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Kapitel 1

Einflihrung

Why is this area so prone to folk wisdoms?“
Hans-P. Boehm

Dynamischer Speicher ist seit geraumer Zeit eine Eigenschaft moderner und
verbreiteter Programmiersprachen und -systeme. Der Umgang mit dynamisch allo-
ziertem Speicher ist jedem Nutzer von Computersystemen seit den '60-er Jahren
wohlbekannt. Dabei iiberdeckt der Begriff des ,Nutzers” hier das gesamte Spektrum
vom Hobby-Programmierer bis zum professionellen Software-Entwickler [Spo04]
oder zum Reprdsentanten des ldealbildes — manche wiirden sagen, des Zerrbil-
des — des Hackers.

Dynamischer Speicher ist eine der vielen unterschiedlichen endlichen Ressour-
cen, die ein Programm zur Laufzeit verwalten muss. Genauso wie Deskriptoren
fir Dateien, wie offene Netzwerkverbindungen oder Fenster, die innerhalb einer
graphischen Nutzungsoberflache angezeigt werden, ist der Vorrat an dynamischem
Speicher nach oben begrenzt. Werden endliche Ressourcen nicht mehr bendétigt,
mussen sie freigegeben werden, um zu vermeiden, dass der Programmlauf wegen
Ressourcenmangel abgebrochen wird.

Dynamischer Speicher ist jedoch gerade die Ressource, die in Programmen am
haufigsten angefordert wird, die die geringste Lokalitat hat, und die am haufigsten
die Grenzen zwischen Struktureinheiten des Programmes — Module, Komponen-
ten, Klassen etc. — iiberschreitet. Der korrekte Umgang mit dynamischem Spei-
cher — insbesondere das Aufspiiren und Beheben von Fehlern dabei — ist damit
die haufigste Aktivitat innerhalb der Softwareentwicklung, die die Programmierer
daran hindert, die Software inhaltlich weiter zu entwickeln.

Bei allem FleiB, der in diese Aufgabe gesteckt wird: So manches Software-
produkt, das die Ressource ,dynamischer Speicher” verwaltet, zeigt nach langerer
Laufzeit, dass die Implementierung der Speicherverwaltung noch verbesserungswiir-
dig ist. Es wird Speicher freigegeben, obwohl er noch genutzt wird, oder Speicher,
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KAPITEL 1. EINFUHRUNG

der nicht mehr bendtigt wird, bleibt alloziert. Der Nutzer des Produktes sieht es
entweder ,abstiirzen", oder er stellt fest, dass nach und nach der Speicher seines
Rechners ,vollauft”, auch ohne dass die Arbeitslast des Produktes steigt. In jedem
Falle ist ein Neustart des Programms nétig, sei es nach dem zwangsweisen oder
freiwilligen Ende des letzten Laufes.

In den Systemen, die fiir sicherheitskritische Einsatzgebiete geschaffen werden,
in lange laufenden, eingebetteten Systemen, machen die oben genannten Schwie-
rigkeiten die Verwendung von dynamischem Speicher an sich problematisch.

In Anbetracht der mdglichen Folgen, die eine Fehlfunktion dieser Systeme ha-
ben konnte, ist man bestrebt, liber die Korrektheit solcher Systeme eine formelle,
beweisbare Aussage machen zu kénnen. Die Abwesenheit von Ursachen, die zu feh-
lerhafter Nutzung von dynamischen Speicher fiihren kdnnen, lasst sich jedoch nur
schwer beweisen, selbst in einem nur informellen Sinne.

Einen Ausweg versprechen automatische Speicherverwaltungen, namentlich
Speicherbereiniger [Wil90, BW88]. Alleine schon durch ihre Konstruktion verhindern
Speicherbereiniger zwar nicht alle, jedoch viele Probleme, die bei der Speicherver-
waltung auftreten konnen.

Bei Systemen, die Echtzeit-Bedingungen erfiillen, wird die Laufzeit von
Speicherbereinigern, genauer, die mangelnde Genauigkeit, mit der sie sich vorher-
sagen lasst, zum Problem. Diejenigen (wenigen) Speicherbereiniger [Bak92, CBO1,
BCRO03], die sich auch noch in Echtzeitsystemen einsetzen lassen, fallen durch hohe
Kosten im Bereich der Laufzeit und des Speicherbedarfs auf [Det04].

Wir stellen in dieser Arbeit einen neuen Ansatz vor, dessen Konstruktion wir
so gewahlt haben, dass Vorteile von herkémmlicher Speicherverwaltung und von
Speicherbereinigung kombiniert werden. Unser Ansatz liefert vollautomatisch eine
korrekte, effiziente Speicherverwaltung.

Wir stellen in Kapitel 2 die Eigenschaften vor, die wir erreichen. In Kapitel 3
stellen wir das Umfeld dieser Arbeit im Detail vor, und nennen und beurteilen exi-
stierende Arbeiten auf unserem Gebiet. In Kapitel 4 stellen wir unseren Ansatz vor,
und in Kapitel 5 prasentieren wir die Ergebnisse, die wir mit unserem Ansatz erzielt
haben. In Kapitel 6 rekapitulieren wir unser Vorgehen und die Resultate und gehen
auf offene Fragen ein.




Kapitel 2
Die These

‘

Multum, non multa.’
Plinius d. J., Epistulze

In dieser Arbeit stellen wir eine neuartige Methode vor, mit der der Halden-
speicher in Programmen, die in einer imperativen Programmiersprache geschrieben
sind, automatisch verwaltet werden kann. Im Gegensatz zu bestehenden Ansdtzen
ist es weder erforderlich, dass der Programmierer explizite Anweisungen zum Lo-
schen von Objekten in das Programm einfligt, noch ist es notig, dass zur Laufzeit
ein Speicherbereinigungsmechanismus [Jon99] den Haldenspeicher bereinigt.

Die Ergebnisse unserer Methode erfiillen eine Reihe von Kriterien, die von exi-
stierenden Ansdtzen nicht oder nicht vollstandig erfiillt werden konnen, oder deren
Erfiillung zwar von Fall zu Fall erreicht, aber nicht garantiert werden kann:

Neuheit

Unsere Methode stellt eine Neuheit auf ihrem Gebiet dar. Andere Methoden
([HHN94, BC92, und andere]) verlangen manuelle Arbeit des Programmierers, kon-
nen sich ([GS00a, und andere]) nicht um alle Objekte kiimmern, verlassen sich auf
Mechanismen, die zur Laufzeit arbeiten ([BW88, Han90, Jon99, Hir04, und ande-
re]), oder sind nur fiir funktionale Sprachen geeignet ([GA01, NKY04, und andere]).
Unsere Methode ist die erste, mit der durch den Ubersetzer ein Programm, das in
einer imperativen Sprache geschrieben ist, so instrumentiert wird, dass vollautoma-
tisch alle zur Laufzeit allozierten Objekte geldscht werden konnen.

Universalitat

Unsere Methode ist universell. Sie lasst sich auf jede imperative Programmierspra-
che ansetzen. Sie verlangt nach keinerlei Einschrankungen der Ausdrucksmachtig-
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keit der Sprache wie [DKALO5], auf der sie eingesetzt wird, und sie verlangt keine
Erweiterung der Syntax wie [HHN94].

Vollstindigkeit

Unsere Methode ist vollstandig: Jedes Objekt, das auf der Halde alloziert wird,
wird garantiert wieder geloscht, wenn alle Zugriffe auf dieses Objekt stattgefunden
haben. Wir beschranken uns nicht darauf, nur einen Teil der Objekte einzufangen,
wie [TT93, Bla99, Tra00, und andere], wobei die verbleibenden Objekte durch einen
zusatzliche Speicherbereinigungsmechanismus behandelt werden miissen.

Sicherheit

Unsere Methode bietet die Sicherheit, dass kein Objekt dealloziert wird, bevor nicht
der letzte Zugriff auf das Objekt stattgefunden hat. Es ist nicht mdoglich, dass
ein Objekt vorzeitig dealloziert wird. Unsere Methode garantiert auch, dass jedes
Objekt, das alloziert wird, genau einmal geldscht wird. Es ist nicht mdglich, dass der
Speicher eines Objektes der Speicherverwaltung mehr als einmal als frei gemeldet
wird.

Analysierbarkeit und Vorhersagbarkeit

Fiir die Deallokation von Objekten ist ein gewisser Laufzeitaufwand notwendig.
Bis Objekte geloscht werden, ist ihr Speicher belegt und kann nicht fiir andere
Allokationen verwendet werden.

Durch unsere Methode bestimmen wir, wie lange Objekte alloziert bleiben miis-
sen. Wir fligen Anweisungen in das Programm ein, die Objekte I6schen. Damit
geben wir auch an, an welcher Stelle des Programms — und damit zu welchem
Zeitpunkt der Programmausfiihrung — der Laufzeitaufwand fiir das Léschen der
Objekte fallig wird, wie hoch er ist, und welche Objekte mit dieser Anweisung ge-
|6scht werden.

Fiir ein Programm, dessen prazises Laufzeitverhalten von Interesse ist — ins-
besondere fiir ein Programm, das Echtzeit-Bedingungen erfiillen muss — lasst sich
mit unserer Methode die Laufzeit deshalb prazise analysieren. Im Gegensatz dazu
muss man bei herkdbmmlichen Ansdtzen auf konservative Abschdtzungen zuriick-
greifen [Bak78, LH83, Det04].




Speicher- und Laufzeiteffizienz

Die mit unserer Methode iibersetzten Programme sind, sowohl was den die Lauf-
zeit angeht, effizient. Sie sind den Programmen, die mit anderen Methoden der
Speicherverwaltung arbeiten, ebenbiirtig. Man muss keinen systematischen Preis in
Form von erhéhtem Laufzeitbedarf bezahlen [BCR03]. Auch was den Speicherbedarf
angeht, kdnnen wir in vielen Fallen mit anderen Methoden der Speicherverwaltung
mithalten.
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Kapitel 3

Umfeld und verwandte Arbeiten

In diesem Kapitel stellen wir das Umfeld dieser Arbeit vor, und besprechen existie-
rende Ansdtze zur Speicherverwaltung.

3.1 Echtzeitsysteme

Bedeutungen des Begriffs ,,Echtzeit Mit dem Begriff der ,Echtzeit” und der
~Echtzeitsysteme” werden unterschiedliche Bedeutungen verbunden. Um Missver-
standnisse zu vermeiden, stellen wir im Folgenden die moglichen Bedeutungen vor.
Was die ,weichen Echtzeitsysteme” aus Abschnitt 3.1.1 angeht, wird es bei dieser
Vorstellung bleiben; die ,harten Echtzeitsysteme” aus Abschnitt 3.1.2 bilden die
Grundlage unserer weiteren Argumentation in dieser Arbeit.

3.1.1 Weiche Echtzeitsysteme

Unter dem Begriff der ,weichen Echtzeitsysteme" (engl: soft real-time systems)
fasst man solche Systeme zusammen, an deren Reaktionszeit und Durchsatz ge-
wisse Anforderungen gestellt werden. Haufig wird verlangt, dass das System eine
gewisse Last an Eingaben bearbeiten kann, ohne mit der Bearbeitung einzelner
Auftrage wesentlich in Verzug zu geraten.

Die Eignung eines solchen Systems fiir einen gegebenen Einsatz ist nicht allein
durch Inspektion der verwendeten Software zu beurteilen, sondern kann nur mit
Expertenwissen iiber die Systemumgebung und die typische Arbeitslast geschehen.
Auch wenn diese Systeme in der Fachliteratur hdufig einfach als ,Echtzeitsysteme”
bezeichnet werden, sind sie streng von den im nachsten Abschnitt beschriebenen
Echtzeitsystemen zu unterscheiden.
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3.1.2 Harte Echtzeitsysteme

Echtzeitsysteme werden zur Unterscheidung von den 0.g. ,weichen Echtzeitsyste-
men" manchmal als “harte Echtzeitsysteme™ (engl: hard real-time systems) bezeich-
het.

Definition von Echtzeitsystemen Die Anforderungen an ein Echtzeitsystem ver-
langen nicht nur, dass aus den Eingaben gemdss einer Spezifikation korrekt Ausga-
ben berechnet werden, sondern dass diese Ausgabe auch innerhalb eines festgeleg-
ten Zeitraumes fertig berechnet vorliegt. In der Literatur findet sich zwar keine ein-
heitliche Definition fiir Echtzeitsysteme; jedoch unterscheiden sich die existierenden
Definitionen nicht wesentlich. Wir geben in Definition 3.1 eine weithin akzeptierte
Version an:

Definition 3.1 (Echtzeitsystem) Ein Echtzeitsystem ist ein Computersystem, in
dem die Korrektheit des Systems nicht nur vom logischen Ergebnis der Berechnung
abhangt, sondern auch vom physikalischen Moment, in dem das Ergebnis produziert
wird.

nach Hermann Kopetz, TU Wien

Umgangssprachlich ausgedriickt wird bei einem Echtzeitsystem garantiert, dass
nach einer Eingabe das Ergebnis geliefert wird, bevor eine bestimmte Zeitspan-
ne abgelaufen ist.

Dieses System kann in einer Umgebung betrieben werden, die sich darauf ver-
lasst, dass die Zeitschranken eingehalten werden, indem Ergebnisse immer rechtzei-
tig geliefert werden. Dies kann zum Beispiel bedeuten, dass auf eine Unterbrechung
innerhalb einer vorgegebenen Zeit reagiert wird, oder dass eine wiederholt auszu-
fiihrende Aufgabe mit einer vorgegebenen Frequenz ausgefiihrt wird.

Echtzeit-Analyse Wann ist ein Software-System, installiert auf einer Hardwa-
replattform, ein Echtzeitsystem im Sinne von Definition 3.17 Um diese Frage zu
beantworten, muss die Laufzeit der Software analysiert werden. Interessant ist hier-
bei die Laufzeit all der Ausfiihrungspfade, die in der Berechnung des Ergebnisses
beschritten werden kdnnen. Dabei muss fiir jede Schleife die maximale Anzahl an
[terationen und fiir jede Rekursion die maximale Rekursionstiefe bekannt sein. Fiir
Anweisungen, die Interaktionen mit der Hardware auslosen, muss die maximale
Ausfiihrungszeit der Hardwareaktion beriicksichtigt werden. Bei Anweisungen, die
nicht in der Anwendung selber implementiert sind, sondern die von der Laufzeit-
umgebung oder dem Betriebssystem zur Verfiigung gestellt werden, muss deren
maximale Laufzeit ermittelt werden. In der englischsprachigen Literatur nennt man
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die maximale Laufzeit haufig worst case exectuion time (WCET ). Auf Operationen,
die mit der Freispeicherverwaltung zu tun haben, werden wir in Abschnitt 3.2 noch
zu sprechen kommen.

Auslastung von Echtzeitsystemen Um ein Softwaresystem auf einer Hardware-
Platform so betreiben zu konnen, dass dieses System gegebene Anforderungen an
die Leistungsfahigkeit erfiillt, muss die Hardware-Platform ausreichend dimensio-
niert werden: Der Prozessor muss ausreichend schnell sein, der Hauptspeicher muss
gross genug sein, die Dateniibertragungsraten zwischen den Komonenten miissen
gross genug sein. Um sicher zu stellen, dass die Software fiir ein Echtzeitsystem
die an sie gestellten Echtzeitanforderungen erfiillt, muss die Hardware-Platform so
grossziigig ausgelegt sein, dass die Software ihre Berechnungen schnell genug aus-
fiihren kann, so dass sie die Ergebnisse rechtzeitig liefern kann. Dabei muss man sich
an der maximalen Laufzeit orientieren, die in der Echtzeit-Analyse ermittelt wur-
de. Die durchschnittliche Laufzeit, die tatsachlich anfallt, liegt naturgemass unter
der maximalen Laufzeit. Die Differenz zwischen durchschnittlicher und maximaler
Laufzeit verbringt das System im Leerlauf, ohne die Hardware zu nutzen.

In der Praxis stellt sich die Frage, wie groB die Differenz zwischen maximaler und
durchschnittlicher Laufzeit ist. Liegt die durchschnittliche Laufzeit namlich sehr weit
unter der maximalen Laufzeit, die wir in der Echtzeitanalyse erhalten haben, so kann
das Rechensystem standig nur mit einer sehr geringen Auslastung betrieben werden.
Damit ergibt sich ein sehr schlechtes Verhaltnis zwischen der Leistungsfahigkeit der
Hardware, die auch die Kosten der Hardware bestimmt, und dem Grad, in dem diese
Leistung ausgenutzt wird. Wir zeigen in Abschnitt 3.5, wie diese Situation bei der
Verwendung von automatischen Speicherbereinigern entstehen kann.

Ressourcen-Verbrauch Um sicherzustellen, dass ein Echtzeitsystem zur Laufzeit
nicht aufgrund mangelnder Ressourcen abgebrochen wird, muss der Bedarf an Res-
sourcen durch das System bekannt sein. Fiir diese Arbeit ist im Folgenden nur eine
einzige Ressource interessant, namlich die Ressource ,,Freispeicher”. Der Verbrauch
an Freispeicher durch das System muss so genau bekannt sein, dass ein Abbruch
wegen Speichermangels ausgeschlossen werden kann.

Da die Laufzeit von Programmteilen, die Datenstrukturen anlegen, traversieren
und andern, bekannt ist, hat man damit auch Informationen iliber den mdoglichen
Umfang der Datenstrukturen.

Umfang von Datenstrukturen Die Analyse der Grdsse von Datenstrukturen und
damit des Verbrauchs an Haldenspeicher gestaltet sich am einfachsten, wenn man
die Grossen von Datenstrukturen durch Konstanten begrenzt. Damit wird auch




KAPITEL 3. UMFELD UND VERWANDTE ARBEITEN

gleichzeitig der Laufzeit von Algorithmen, die diese Datenstrukturen traversieren,
eine feste obere Schranke gesetzt. Durch dieses Vorgehen wird jedoch auch die
Ausdrucksmachtigkeit des Programmierers stark eingeschrankt.

Lasst man jedoch zu, dass sich die Grosse der Datenstrukturen dynamisch dn-
dert, so muss man jederzeit fiir jede Datenstruktur iiber ihren aktuellen Umfang
Bescheid wissen, damit man gesicherte Aussagen iiber den aktuellen Speicherbe-
darf fiir die Datenstrukturen und liber den Laufzeitbedarf fiir die Traversierung der
Datenstrukturen machen kann.

Hieraus ergibt sich allerdings nicht unmittelbar, welche Blocke des Freispeichers
an welchen Stellen der Programmausfiihrung nicht mehr benétigt werden. Diesem
Problem widmen wir uns in den folgenden Abschnitten.

3.2 Speicherorganisation

3.2.1 Ubersicht

In Abbildung 3.1 ist die Speicherhierarchie beschrieben, wie sie bei heute iiblichen
Rechensystemen zu finden ist. Wir werden die unterschiedlichen Speicherarten im
Folgenden vorstellen. Wie in Abbildung 3.1 gezeigt, unterscheiden sich die Spei-
cherarten in Latenz (wie lange dauert es, bis eine Anfrage bearbeitet wird?), in
der Zugriffszeit (wie lange dauert es, bis die Anfrage bearbeitet ist?). Sie unter-
scheiden sich auch in den Kosten pro Speichereinheit. Nicht iiberraschend ist, dass
mit fallender Latenz und kiirzeren Zugriffszeiten die wirtschaftlichen Kosten pro
Speichereinheit steigen. Deshalb findet man in Rechnern eine ausgewogene, ba-
lancierte Kombination [HP01] aus kleinen, schnellen Speichern und umfangreichen
Speichern, die hohere Latenz- und Zugriffszeiten haben.

Register Die Nutzung der Register wird durch den Register-Allokator [Boe05,
Hac06] des Ubersetzers bestimmt. Die Register sind auf dem Prozessor unterge-
bracht. Auf ein Register wird als Teil der Ausfiihrung eines Maschinenbefehls zuge-
griffen. Die Zugriffszeit betrdagt also weniger als die Ausfiihrungszeit des Befehls.

Cache-Speicher Die Nutzung des Prozessor-Cachespeichers wird durch Strategi-
en [HS89] bestimmt, die im Cache in Hardware implementiert sind. Cache-Speicher
ist ein assoziativer Speicher, dessen Aufgabe es ist, den wiederholten Zugriff auf
haufig genutzte Eintrdge des Hauptspeichers zu beschleunigen. In einem Rechner
kann ein einziger Cache zwischen Prozessor und Hauptspeicher geschaltet werden,
oder es kann aus mehreren Caches eine Hierarchie aufgebaut werden. In Abbil-
dung 3.1 wird eine zweistufige Hierarchie gezeigt. Cache-Speicher kann auf dem




3.2. SPEICHERORGANISATION

gering kurz Register klein hoch
| | L1—C‘ache l l
L2—C‘ache
Latenz Zugriffszeit T Grosse Kosten

Hauptspeicher

A
|
| '

4 4 4
hoch lang Hintergrundspeicher gross gering

Abbildung 3.1: Speicherhierarchie

Prozessor untergebracht werden, was fiir kiirzere Latenz- und Zugriffszeiten sorgt,
wahrend es aber auch die Kosten erhoht; oder er kann ausserhalb des Prozessors
untergebracht werden, wodurch geringere Kosten verursacht werden und eine ho-
here Kapazitat ermoglicht wird, was aber auch hohere Latenz- und Zugriffszeiten
verursacht. Der Zugriff auf Daten, die im Cache-Speicher vorhanden sind, kostet
wenige Prozessorzyklen. Zum Beispiel vergehen beim /tanium-Prozessor der Firma
Intel zwischen drei und fiinf Zyklen, bis ein Datenwert aus dem L1-Cache geliefert
wird; zwischen neun und zehn Zyklen vergehen, bis der L2-Cache einen Wert liefert.

Hauptspeicher |m Hauptspeicher des Rechners kann jeder Prozess Speicherberei-
che anfordern. Diese Bereiche stehen dem Prozess in den in Abschnitt 3.3 genann-
ten Arten zur Verfligung. Hauptspeicher wird — von einigen speziellen Prozessoren
abgesehen — ausserhalb des Prozessors untergebracht. Der Zugriff auf den Haupt-
speicher kostet einige hundert Prozessorzyklen. Der Itanium-Prozessor, den wir im
vorigen Abschnitt schon erwahnt haben, muBB — je nach Auslegung des Speicher-
systems — zwischen 150 und 300 Zyklen warten, bis Daten aus dem Hautspeicher
geliefert werden.

Hintergrundspeicher wird von der virtuellen Speicherverwaltung des Betriebssy-
stems genutzt, um Bereiche des Hauptspeichers auszulagern. Der Hintergrundspei-
cher wird durch Massenspeichermedien, wie Festplatten oder seltener durch Band-
laufwerke implementiert. Bei diesen Medien bewegt sich die Zugriffszeit im Bereich
von wenigen Millisekunden (bei Festplatten) bis zu mehreren Sekunden (bei Bandl-
aufwerken). Die Anzahl der Zyklen, die ein Prozessor in dieser Zeit ausfiihren kann,
geht in die Tausende.
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3.2.2 Organisation des Hauptspeichers

Der physikalische Speicher, der in einem Rechner vorhanden ist, steht einem An-
wendungsprogramm nicht direkt zur Verfiigung, sondern wird dem Programm durch
das Betriebssystem zugeteilt und durch Routinen der Laufzeitumgebung verwaltet.
Dem Programm steht der Hauptspeicher als Haldenspeicher zur Verfiigung, wie es
am Ende dieses Abschnittes erklart wird.

Anweisungs- und Datenspeicher Zundchst ist der Programmcode des Pro-
gramms in einem Teil des Speichers abgelegt, der vom Betriebssystem zugeteilt
wird. Dieser Speicher wird beim Start des Programms durch das Betriebssystem
zur Verfiigung gestellt und mit den Anweisungen des Programms beschrieben. Zwar
kann es vorkommen, dass der Inhalt dieses Speichers zur Laufzeit gedandert wird,
zum Beispiel weil das Programm dynamisch neuen Code nachlddt, jedoch besteht
keine Moglichkeit, innerhalb dieses Speichers Daten des Programmlaufs abzulegen.
Wir wenden uns deshalb dem Teil des Speichers zu, innerhalb dessen das Programm
zur Laufzeit Daten ablegt, dem Hauptspeicher.

Der Hauptspeicher, der einem Prozess zugeteilt wird, steht diesem Prozess in
drei Bereichen zur Verfiigung:

Statischer Speicher Der statische Speicher (engl. static segment) hat eine feste
Grosse, die durch das Programm bestimmt wird. In dem statischen Speicher werden
Laufzeitkonstanten und globale Variablen abgelegt.

Aufrufstapel Auf dem Aufrufstapel werden alle Daten abgelegt, die fiir die Aus-
fiihrung einer Prozedur des Programmes notig sind. Um die Daten fiir einen neuen
Prozeduraufruf abzulegen, wird eine neue Aufrufschachtel auf den Stapel gelegt.
Diese Aufrufschachtel wird nach Ende der Prozedurausfiihrung wieder abgeraumt.
Innerhalb der Aufrufschachtel werden Verwaltungsdaten fiir den Prozeduraufruf,
wie die Riicksprungadresse und Zeiger auf die dynamische Umgebung gespeichert;
zusatzlich werden auf der Aufrufschachtel alle prozedurlokalen Variablen unterge-
bracht, und alle Zwischenergebnisse, die bei der Berechnung von Ausdriicken im
Prozessor nicht in dessen Registern gehalten werden konnen.

Nachdem eine Aufrufschachtel am Ende eines Prozeduraufrufes abgebaut wur-
de, verlieren alle in ihr enthaltenen Variablen ihre Giiltigkeit. Dies ist so zu verstehen,
dass nach dem Abbau der Aufrufschachtel nicht mehr garantiert ist, dass die dort
bisher abgelegten Variablen ihren Wert beibehalten. Solange innerhalb des Program-
mes iiber lokale Variable auf diese Daten zugegriffen wird, ist dies bedeutungslos,
da diese Variablen nach Prozedurende nicht mehr sichtbar sind. In manchen Pro-
grammiersprachen, wie zum Beispiel in C, ist es jedoch mdglich, die Speicheradresse
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einer Variablen zu erhalten; wird diese Speicheradresse liber die Laufzeit eines Pro-
zeduraufrufes hinausgetragen, so kann eine Dereferenzierung dieser Adresse unvor-
hersagbare Resultate liefern, da die Aufrufschachtel, die die referenzierte Variable
enthielt, abgebaut wurde.

Haldenspeicher In beinahe jeder modernen imperativen Programmiersprache
steht mit dem Haldenspeicher ein sehr vielseitig verwendbarer Speichertyp zur Ver-
fligung. Dem Prozess steht hier zunachst ein linearer Speicherbereich zur Verfii-
gung. Die Grosse dieses Speicherbereiches wird zum Start des Prozesses durch
einen Vorgabewert (default) bestimmt. Dieser Vorgabewert ist typischerweise ein
ganzzahliges Vielfaches der Grosse der Speicherseiten (engl. memory page). Durch
geeignete Aufrufe an das Betriebssystem (unter UNIX-Varianten zum Beispiel durch
den brk(2)-Aufruf) kann die obere Grenze dieses Bereichs verschoben werden.

Die Obergrenze wird nicht in variablen Inkrementen verschoben, sondern gleich
um die Grosse einer Speicherseite erhoht.

Vergrosserung der Halde Allen in der Praxis anzutreffenden Verwaltungsme-
chanismen fiir den Haldenspeicher — insbesondere die, die wir im kommenden
Abschnitt vorstellen — ist es gemein, dass sie den Haldenspeicher zwar nétigenfalls
vergrossern, ihn jedoch nie verkleinern. Dies hat zwei Griinde.

Der erste Grund ist, dass man — in Ermangelung besserer Informationsquellen
— das aktuelle Verhalten des Programms als eine Schdtzung fiir das zukiinftige
Verhalten nimmt. Man unterstellt also, dass es in Zukunft dhnlich viel Speicher
brauchen wird, so dass eine Verkleinerung der Halde zum aktuellen Zeitpunkt nur
eine Vergrosserung zu einem spdteren Zeitpunkt ndtig machen wiirde.

Der zweite Grund besteht darin, dass, wenn nur ein einziger Bereich einer Seite
noch vom Programm belegt ist, die Halde nicht unter diese Seite verkleinert werden
kann. Die Chancen, die Halde jemals verkleinern zu kénnen, werden als so schlecht
eingeschitzt, dass man den Laufzeitaufwand fiir eine Uberpriifung, ob man die
Halde verkleinern konnte, im Verhaltnis dazu als zu hoch einstuft.

Verwaltung durch die Laufzeitumgebung Der Haldenspeicher wird durch die
Laufzeitumgebung in einer hoheren, abstrakteren Form prasentiert. Auf diese Ab-
straktion werden wir im kommenden Abschnitt 3.3 eingehen.
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3.3 Freispeicherverwaltung

Den vorigen Abschnitt hatten wir mit der Beschreibung des Haldenspeichers als
linearen Speicherbereich beendet, der sich durch geeignete Systemaufrufe vergros-
sern lasst. Die Aufgabe der Freispeicherverwaltung in der Laufzeitumgebung ist es,
diesen linearen Speicherbereich so einzuteilen, dass dem Programm — geschrieben
in einer hoheren Programmiersprache — eine geeignete Abstraktion zur Verfiigung
steht.

Innerhalb eines Programmes wird Speicher in Form von Speicherblocken ver-
schiedener Grosse benotigt. Solche Blocke muss die Freispeicherverwaltung dem
Programm zur Verfiigung stellen. Auf Anfrage wird dem Programm ein Block der
verlangten Grosse durch Angabe der Speicheradresse geliefert, an der der Block
beginnt (typischerweise die zahlenmassig kleinste Adresse innerhalb des Blockes).
Diese Anfrage eines Programmes, und die Aktionen, die die Freispeicherverwaltung
unternimmt, um sie zu beantworten, nennen wir Allokation.

Die Freispeicherverwaltung 16st nur das Problem, den linearen Haldenspeicher
in Blocke aufzuteilen, innerhalb derer ein Anwendungsprogramm seine Datenstruk-
turen ablegen kann; die Frage, wie die damit geschaffene Ressource ,Freispeicher”
verwaltet werden soll, wird hier nicht behandelt. Wir gehen in den Abschnitten 3.4
ff. darauf ein. Gegeniiber dem Programm, das direkt mit der Freispeicherverwaltung
interagiert, erwarten wir, dass aller Speicher, der von der Freispeicherverwaltung an-
gefordert wird, auch wieder an diese zuriickgegeben wird. Die Operation, mit der ein
Block an die Freispeicherverwaltung zuriickgegeben wird, nennen wir Deallokation.

Freispeicherlisten Eine sehr haufig verwendete Verwaltungsstruktur fiir den Frei-
speicher ist die der Freispeicherlisten [Com64]. Der Freispeicher wird in Blécke vor-
gegebener Grossen aufgeteilt; Blocke gleicher Grosse werden in einer Liste (mei-
stens in einer verketteten Liste) zusammengefasst. Eine Anfrage des Programms
nach einem Block wird dadurch beantwortet, dass die verlangte Grosse auf die
ndchstgrossere Blockgrosse aufgerundet wird, und ein Block dieser Blockgrosse
aus seiner Liste ausgehangt und dem Programm iibergeben wird. Werden Blocke
freigegeben, so werden sie in die Liste wieder eingehdngt. In Abbildung 3.2 ist dies
beispielhaft dargestellt.

Interne Fragmentierung Die Differenz zwischen verlangter Blockgrosse und der
tatsdachlichen Blockgrosse wird im Freispeicher zwar belegt, aber vom Programm
nicht genutzt. Die Summe allen Speichers, die auf diese Art verloren geht, nennt
man interne Fragmentierung. Die interne Fragmentierung wird durch die Wahl der
Blockgrossen beeinflusst, in die die Freispeicherverwaltung die Halde aufteilt. Je
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Abbildung 3.2: Freilisten

feiner diese Grossen gewadhlt werden, desto geringer werden regelmassig die Diffe-
renzen ausfallen; zum anderen bedeuten viele unterschiedliche Grossen auch, dass
viele unterschiedliche Listen existieren. Dies bedeutet einen hoheren Speicherbe-
darf fiir die vielen unterschiedlichen Listen. In [KP96] wird dieses Problem dadurch
angegangen, dass fiir ein einzelnes Programm die Grossen der allozierten Speicher-
blocke protokolliert werden; anhand dieses Protokolls wird eine Speicherverwaltung
generiert, deren Blockgrdssen auf das Programm angepasst sind.

Auffiillen der Listen Wenn eine Liste nach Durchfiihrung einer Allokation leer
ist, oder wenn bei der Allokation eine leere Liste angetroffen wird, muss diese Liste
wieder aufgefiillt werden. Um die Liste wieder aufzufiillen, existieren folgende zwei
Moglichkeiten: Entweder wird der Haldenspeicher vergrossert, oder die Liste wird
mit grosseren Blocken einer anderen Liste aufgefiillt.

Wird der Haldenspeicher vergrossert, so wird der neu hinzugekommene Bereich
ganz in Blocke der bendtigten Grosse eingeteilt, mit denen die Liste aufgefiillt wird;
dies birgt jedoch die Gefahr, dass der Haldenspeicher ziigig wachst, auch wenn nur
wenige Listen leerlaufen [WJNB95a].

Um die Liste mit Blocken aus anderen Listen aufzufiillen, kommen natiirlich nur
die Listen in Frage, deren Blocke eine Grosse haben, die ein ganzzahliges Vielfaches
der bendtigten Grosse sind. Wahlt man zum Beispiel die Grossen als aufeinander-
folgende Zweierpotenzen [Kam98a, Lea96] (mit einer empirisch bestimmten Unter-
grenze), so kann man eine Liste immer mit Blocken aus der Liste der nachstgrosse-
ren Blocke nachfiillen, indem man die grosseren Blocke halbiert. Andere Techniken
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Abbildung 3.3: Beispiel fiir Externe Fragmentierung: Die Bereiche 1, 2, 3 und 4
sind belegt; insgesamt sind 6 Bereiche noch frei, jedoch kann kein Block angelegt
werden, der grosser als 2 Bereiche ist.

wahlen die Blockgréssen nach den Fibonacci-Zahlen [WJNB95a]. Lauft bei diesem
Auffiillen die Liste der grosseren Blocke leer, so kaskadiert das Auffiillen zur dann
ndchsten Liste. Setzt er sich bis zur letzten Liste fort, so muss der Haldenspeicher
vergrossert werden, um die letzte Liste aufzufiillen.

Speicherriickgabe Gibt ein Programm einen Block an die Freispeicherverwaltung
zuriick, so muss er in die Liste eingefiigt werden, in der Blocke gleicher Grosse zu-
sammengefasst sind. Um die Grosse eines Blockes erkennen zu kdnnen, muss diese
innerhalb des Blockes gespeichert werden, jedoch an einer fiir das Programm nicht
sichtbaren Stelle. Der Speicherplatz, der dadurch bendotigt wird, wird manchmal
separat als Verwaltungsaufwand (overhead) gefiihrt, haufig jedoch zu der o. g. in-
ternen Fragmentierung hinzugezahlt.

Externe Fragmentierung Nachdem einige Allokationen durchgefiihrt wurden,
und nachdem einige der dabei angeforderten Speicherblocke wieder an die Frei-
speicherverwaltung zurlickgegeben wurden, stellt sich der lineare Haldenspeicher
als eine im wesentlichen durch Zufall bestimmte Folge von Bereichen unterschiedli-
cher Langen dar, die entweder aus allozierten Blocken oder aus freien Blocken (die
noch in einer der Freispeicherlisten eingeordnet sind) bestehen.

Betrachten wir die Bereiche, die aus freien Bocken bestehen, und beachten wir,
in welchen Listen die Blocke sind, so konnen wir den gréssten Speicherblock finden,
der in dieser Situation noch alloziert werden kann, ohne dass die Halde vergrdssert
werden muss. Ist dieser grosste Speicherblock nicht zufallig der einzige freie Block
iiberhaupt, so ist die Summe der Grossen aller freien Blocke grosser als die des
grossten Speicherblockes.

Anfragen, die mehr Speicher als den des grossten Blockes, jedoch weniger als die
Summe (der Grossen) der freien Blocke fordern, konnen nicht ohne Vergrosserung
der Halde beantwortet werden. Den Bereich, in dem sich solche Anfragen bewegen,
nennt man externe Fragmentierung. In Abbildung 3.3 zeigen wir ein Beispiel.
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Verschmelzen von Blocken Nach wiederholtem Auffiillen von Freilisten kann es
sein, dass die Freispeicherverwaltung mehr und mehr kleine Blocke verwaltet. Wer-
den diese Blocke von dem Programm an die Freispeicherverwaltung zurlickgegeben,
so kann ihr Speicherplatz nicht dazu verwendet werden, Anfragen nach grosseren
Blocken zu beantworten.

Die Freispeicherverwaltung verwaltet dann eine grosse Menge an kleinen
Blocken, die moglicherweise nicht mehr vom Programm angefordert werden. Um
Anfragen nach grosseren Blocken zu beantworten, muss der Haldenspeicher vergros-
sert werden, um die Listen fiir Blocke der geeigneten Grosse auffiillen zu kdnnen.

Um dies zu vermeiden, versucht man, die vorhandenen, kleinen Blocke zu
grosseren Blocken zu verschmelzen. Dies wird durch Knuth's Randmarkierungen
(engl. boundary tags, [Knu73]) moglich, die iibrigens die im vorletzten Abschnitt
erwdahnte Grossenangabe innerhalb von Blécken subsumieren.

3.4 Explizite Speicherverwaltung

Nachdem wir in Abschnitt 3.3 den grundlegenden Mechanismus zur Verwaltung
des Haldenspeichers angegeben haben, widmen wir uns in diesem Abschnitt der
Nutzung der Freispeicherverwaltung durch ein Programm.

Blocke und Objekte Wir legen uns an dieser Stelle auf die Sprachregelung fest,
dass das Programm in einem Speicherblock ein Objekt ablegt. Darunter fassen wir
nicht nur die Objekte aus objektorientierten Sprachen zusammen, sondern auch
die Verbundtypen aus nicht-objektorientierten Sprachen (wie records in Pascal
oder structs in C). Aus Sicht des Programmes existieren nur Objekte, die in den
Blocken gespeichert werden, die von der Freispeicherverwaltung alloziert wurden.
Da in jedem Block genau ein Objekt liegt, kdnnen wir nun Blocke und Objekte
miteinander identifizieren.

Allokation und Deallokation von Objekten Solange ein Objekt gebraucht wird,
muss es alloziert bleiben; wird es nicht mehr gebraucht, muss es mdoglichst bald
an die Freispeicherverwaltung zuriickgegeben werden. Jedes Objekt hat also einen
Lebenszyklus, wie er in Abbildung 3.4 dargestellt wird.

Wahrend es iiblicherweise sehr leicht ist, den Zeitpunkt zu bestimmen, an dem
ein neues Objekt alloziert werden muss, ist es wesentlich schwieriger, den Zeitpunkt
zur Deallokation eines Objektes zu bestimmen, und dann auch noch die Dealloka-
tion geeignet umzusetzen.

Bei der expliziten Speicherverwaltung erarbeitet sich der Programmierer fiir je-
des auf der Halde allozierte Objekt die Kenntnis dariiber, wann der Zyklus aus
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Abbildung 3.4: Lebenszyklus eines Objektes

Abbildung 3.4 durchlaufen ist und das Objekt geloscht werden kann. An einem
statischen Programmpunkt werden dann Anweisungen eingefiigt, die das Objekt
deallozieren.

Natiirlich konnen zu diesem Zeitpunkt noch Referenzen auf das Objekt beste-
hen; diese diirfen natiirlich nicht mehr dazu genutzt werden, um auf das Objekt
zuzugreifen.

Zum anderen kann man bei Anweisungen, die auf ein Objekt zugreifen, haufig
nicht prazise feststellen, dass dieser Zugriff der letzte Zugriff ist, der das Objekt
erreicht. Ob noch weitere Zugriffe auf ein Objekt erfolgen, kann von dem noch
bevorstehenden Ablauf des Programmes abhangen, und damit von Entscheidungen,
deren Berechnung noch bevor steht.

Diese Objekte konnen erst zu einem Zeitpunkt dealloziert werden, zu dem alle
maoglichen Zugriffe sicher durchgefiihrt sind.

Oft ist es ratsam, die Existenz solcher Punkte durch geeignete Gestaltung der
Struktur und Architektur eines Softwaresystems von vorneherein zu sichern.

Um die manuelle Speicherverwaltung eines Programmes zur Laufzeit zu un-
tersuchen, existiert eine Vielzahl an Werkzeugen, die auf potentielle Fehler hin-
weisen konnen. Beispiele hierfiir sind ElectricFence, Mem-Test, Checker [Piz99]
und Kefence [JKSZ05]. Mit diesen Werkzeugen kann natiirlich nicht eine korrekte
Speicherverwaltung sichergestellt werden, aber bei der Suche nach Fehlern in der
Speicherverwaltung konnen diese Werkzeuge niitzlich sein.

Diese Vielfalt an Werkzeugen weist deutlich darauf hin, wie hoch der Bedarf
an Hilfsmitteln ist, mit denen Fehler in der Speicherverwaltung gefunden werden
konnen.

Objekt-Container Die Idee, Container-Datenstrukturen primdr zum Zwecke der
Speicherverwaltung einzusetzen, wird in [Han90] beschrieben. In [Kem95] erweitern
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die Autoren durch die Verwendung von variant records in Ada 95 homogene Con-
tainer zu heterogenen Containern, in denen semantisch verwandte Objekte zusam-
mengefasst werden konnen. Arbeiten wie [TB97, GA98, CV98, BBD*00, WSBO01,
BR0O1, GAO1, QHO02] stellen vergleichbare Ideen vor, die in verschiedener Art auf
der Verwendung von Regionen basieren. Die Datenstruktur der ,Region” wird uns
in Kapitel 4 wieder begegnen, wo wir sie auch genauer beschreiben werden.

Mit der Verwendung von Containern zur Speicherverwaltung ergeben sich sowohl
Vor- als auch Nachteile. Vorteilhaft ist, dass innerhalb der Software die Anweisun-
gen, die Container erstellen und sie — einschlieBlich der darin enthaltenen Objekte
— wieder verwerfen, das Programm strukturieren. Sie markieren Anfang und Ende
von den Phasen, innerhalb derer die Objekte gebraucht werden, die in dem Con-
tainer abgelegt werden. Daraus ergibt sich jedoch auch der Nachteil, dass durch
die Platzierung dieser Anweisungen die Struktur der Software festgeschrieben wird,
so dass sie bei spateren Umstrukturierungen [Bec99, Spo04] moglicherweise nur
schwer zu andern ist.

Ein weiterer Nachteil liegt darin, dass — mit der Ausnahme von Reaps [BZMO02]
— innerhalb von Containern nicht einzelne Objekte dealloziert werden konnen, auch
wenn dem Programmierer die dazu nétigen Informationen zur Verfiigung stehen.

Collections in Ada 83 Mit der Idee der Collections wurde in Ada 83 [Ada87]
der Versuch unternommen, dem Ubersetzer mehr Informationen iiber die mogliche
Verwendung von Haldenobjekten zu geben, um ihm die Moglichkeit zu geben, die
Lebenszeit einiger Haldenobjekte statisch zu bestimmen, und sie von der sonstigen
Speicherverwaltung (Speicherbereiniger oder explizite Speicherverwaltung) auszu-
nehmen. In Ada 95 [Ada95] existiert dieses Konzept zwar noch implizit, wurde aber
mangels Interesse seitens der Ada-Gemeinschaft nicht weiter aufgefiihrt.

Spezialisierte Speicherverwaltungen Mit Uberschneidung zum vorletzten Ab-
schnitt nennen wir noch die Idee, die Speicherverwaltung zu spezialisieren, und sie
in Teilen innerhalb des Programmes neu zu implementieren. In [Mye96] beschreibt
der Autor die Nutzung des new-Operators fiir einen Allokator, der pro Klasse des
Programms eine eigene Speicherverwaltung unterhalt; sie nutzen dazu die place-
ment-new-Erweiterung des new-Operators, die in [ES90] beschrieben ist. Ahnliche
Vorgehensweisen finden sich auch in anderen Arbeiten [Cli93], allerdings primar mit
dem Ziel, eine schnellere Speicherverwaltung zu erhalten, und nicht so sehr mit
dem Ziel, den Programmierer bei der korrekten Bedienung der Speicherverwaltung
Zu unterstutzen.

Interessanterweise berichten zuerst [WJNBO95b] und spater [BZMO02], dass sich
dadurch gerade gegeniiber [Lea96, Kam98b], den wohl am weitesten verbreiteten
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Implementierungen des Freilisten-Ansatzes, nur selten ein Laufzeitvorteil ergibt.

3.5 Automatische Speicherbereinigung

3.5.1 Funktionsweise

Das Ziel der automatischen Speicherbereinigung ist es, die Aufgabe der Speicher-
verwaltung vollstandig automatisch durchzufiihren, so dass sich der Programmierer
damit nicht mehr befassen muss. Im Unterschied zur expliziten Speicherverwaltung
wird hier der Speicher dynamisch, also zur Laufzeit reorganisiert, wobei allozierte
Speicherblocke, die nicht mehr bendtigt werden, wieder der Freispeicherverwaltung
unterstellt werden.

Freispeicherverwaltung fiir Speicherbereiniger Die meisten Speicherbereiniger
konnen mit der Freispeicherverwaltung arbeiten, wie wir sie in Abschnitt 3.3 vor-
gestellt haben. Eine Ausnahme bilden Speicherbereiniger, die mit der , Bereinigen
durch Kopieren“-Methode arbeiten, die wir spater noch vorstellen. Wahrend sich —
abgesehen von der gerade genannten Ausnahme — die grundlegende Funktions-
weise der Freispeicherverwaltung, die bei Speicherbereinigern eingesetzt wird, nicht
von der unterscheidet, die wir in Abschnitt 3.3 vorgestellt haben, ist die Implemen-
tierung der Freispeicherverwaltung haufig mit der Implementierung des Speicher-
bereinigers abgestimmt. Insbesondere fiir konservative Speicherbereiniger, die wir
ebenfalls spater vorstellen, ergeben sich dadurch Laufzeit- und Effizienzvorteile.

Idee Dem Speicherbereinigern liegt folgende Beobachtung zu Grunde: Das Pro-
gramm kann nur auf die Objekte zugreifen, die mit den Mitteln des Programmes
erreichbar sind. Die Menge der erreichbaren Objekte ist damit eine Obermenge all
derer Objekte, auf die das Programm im weiteren Ablauf noch zugreifen wird. Wir
beschreiben in Folgenden, wie diese Menge berechnet wird.

Die Wurzelmenge Zunachst betrachtet man diejenigen Objekte, die fiir das Pro-
gramm unmittelbar erreichbar sind. Referenzen zu diesen Objekten konnen sich im
statischen Speicherbereich befinden, und in den Teilen der Aufrufschachteln, inner-
halb derer die lokalen Variablen gespeichert sind. Die Menge der Referenzen, die
innerhalb dieser beiden Bereiche angelegt sind, bezeichnet man hier als die Wurzel-
menge (engl. root set).
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Traversierung der Halde Objekte konnen Referenzen auf andere Objekte ent-
halten. Ausgehend von denjenigen Objekten, die man aus der Wurzelmenge heraus
erreicht, folgt man rekursiv den Referenzen innerhalb der Objekte. Dabei traver-
siert man den Objektgraphen, den das Programm im bisherigen Verlauf angelegt
hat. Die Traversierung beendet man dann, wenn man zwar alle Referenzen in allen
gefundenen Objekten verfolgt hat, man dabei jedoch keine Referenz gefunden hat,
die zu einem Objekt fiihrt, das man noch nicht untersucht hat.

Bei der Traversierung des Objektgraphen fiihrt man eine erschopfende Suche
iiber die Objekte aus. Der Zustand eines einzelnen Objektes in Bezug auf diese
Suche wird in der Literatur [Wil90] gerne durch die Verwendung von drei Farben
festgehalten. Den Objekten werden folgendermaBlen Farben zugeteilt:

Definition 3.2 (Objektfarben wahrend der Traversierung)
Weiss: Ein weisses Objekt wurde noch nicht traversiert.

Grau: Ein graues Objekt wurde wahrend der Traversierung gefunden, jedoch wur-
den noch nicht alle in diesem Objekt enthaltenen Referenzen verfolgt.

Schwarz: Ein schwarzes Objekt wurde gefunden, und alle von diesem Objekt ausge-
henden Referenzen wurden verfolgt. Die damit erreichbaren Objekte wurden
mindestens grau oder sogar schwarz gefarbt.

Damit ldsst sich das Grundprinzip der Traversierung folgendermaBen formulieren:

Definition 3.3 (Abstrakte Traversierung des Objektgraphen)
1. Betrachte alle Objekte als weiss gefarbt.

2. Finde alle Objekte, die sich von Referenzen in der Wurzelmenge erreichen
lassen, und farbe sie grau.

3. Solange es noch Objekte gibt, die grau gefarbt sind,

(a) verfolge alle Referenzen eines grauen Objektes

(b) sofern dabei Referenzen zu weissen Objekten gefunden werden, farbe
diese Objekte grau.

(c) nachdem alle Referenzen des grauen Objektes verfolgt wurden, férbe
dieses Objekt schwarz.

4. Alle schwarz gefarbten Objekte sind fiir das Programm noch erreichbar, und
kénnen nicht dealloziert werden.
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5. Alle noch weiss gefarbten Objekte sind fiir das Programm nicht mehr erreich-
bar, und kénnen dealloziert werden.

Die Objekte, die am Ende der Traversierung noch weiss gefarbt sind, bezeichnet
man als Miill (engl. garbage).

Semantischer und syntaktischer Miill Mit der Idee, dass nur die Objekte allo-
ziert bleiben miissen, auf die das Programm noch zugreifen kénnte, hat man eine
konservative Abschatzung geschaffen fiir diejenigen Objekte, auf die das Programm
in seinem weiteren Ablauf tatsdchlich noch zugreifen wird. Diejenigen Objekte, die
zwar alloziert, aber nicht mehr erreichbar sind, bezeichnet man als syntaktischen
Miill. Diese Objekte zuziiglich derjenigen Objekte, die zwar erreichbar sind, auf die
das Programm jedoch nicht mehr zugreifen wird, bezeichnet man als semantischen
Miill.

Sind grosse Datenstrukturen lange Zeit referenziert, obwohl sie fiir die Pro-
grammausfiihrung nicht mehr von Bedeutung sind, zum Beispiel durch eine globale
Variable, die im Verlauf des Programmes nie liberschrieben wird, so konnen diese
Datenstrukturen einen merklichen Unterschied zwischen dem syntaktischen Miill
ausmachen, den der Speicherbereiniger beseitigen kann, und dem semantischen
Miill, der durch einen Speicherbereiniger nicht erkannt werden kann.

Analysiert man den Speicherbedarf eines Programmes basierend auf Wissen
iiber die Datenstrukturen, die wahrend des Ablaufes angelegt werden, jedoch oh-
ne in Betracht zu ziehen, welche Menge an Speicher durch semantischen Miill
nicht dealloziert werden kann, so erhdlt man eine Unterschdatzung des tatsachli-
chen Speicherbedarfs. Dies kann sich so auswirken, dass das Programm wadhrend
des Laufes wegen Speichermangels abgebrochen wird, obwohl es auf einer Platform
ablauft, die — laut urspriinglicher Schdatzung — genug Speicher zur Verfiigung
stellt.

Die Drei-Farben-Invariante Waidhrend man die Traversierung durchfiihrt, muss
also standig die Menge der aktuell grau gefarbten Objekte definiert sein. Wie dies in
den konkreten Implementierungen geschieht, beschreiben wir weiter unten. Um die
Korrektheit der SchluBfolgerungen Nr. 4 und Nr. 5 in Definition 3.3 sicherzustellen,
muss wahrend der Traversierung immer die im Folgenden angegebene Drei-Farben-
Invariante erfiillt sein:

Definition 3.4 (Drei-Farben-Invariante) Wahrend der Traversierung in Definiti-
on 3.3 existieren nur Referenzen, die

1. von schwarz gefarbten Objekten auf schwarz oder grau gefarbte Objekte ver-
weisen, oder
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Wurzelmenge

schwarz gefarbtes Objekt

grau gefarbtes Objekt

weiss gefarbtes Objekt

Abbildung 3.5: Drei-Farben-Invariante

2. von grau gefarbten Objekten auf grau, schwarz oder weiss gefarbte Objekte
verweisen.

Es gibt also keine Referenzen, die von schwarzen Objekten aus auf weisse Objekte
verweisen. Siehe auch Abbildung 3.5

Diese Invariante wird uns bei der Beschreibung von inkrementellen Speicherbereini-
gern hilfreich sein.

Speicherbedarf bei Speicherbereinigung Der Bedarf an Haldenspeicher, um ein
Programm mit Speicherbereiniger ablaufen zu lassen, kann den Speicherbedarf des
Programms deutlich tibersteigen. Dieser Mehrbedarf kommt aus zwei Griinden zu-
stande.

Zum Einen bendtigt der Speicherbereinigung, selber Speicher, um die Reorga-
nisation durchzufiihren. Dieser Mehrbedarf kann zwischen 20%—-50% betragen.

Zum Anderen steigt der Zeitaufwand vieler Implementierungen stark mit der
Speicherauslastung occ:

Definition 3.5 (Speicherauslastung) Die Speicherauslastung occ ist das Verhalt-
nis zwischen verfiigbarem Speicher hy,yq und alloziertem Speicher h,j,:

occ 1= hyotar/ hagioc-

Je weniger freier Speicher zur Verfiigung steht, desto ofter wird dieser durch das
Programm ausgeschopft, und desto o6fter muss der Speicherbereiniger laufen. Da die
Laufzeit des Speicherbereinigers proportional zum belegten Speicher ist, ergibt sich
dann ein sehr schlechtes Verhdltnis zwischen der Laufzeit des Speicherbereinigers
und der Menge an Speicher, die er pro Lauf als frei melden kann.




KAPITEL 3. UMFELD UND VERWANDTE ARBEITEN

Aus diesem Grund wird hdufig bereits dann der Haldenspeicher durch Anforde-
rung weiterer Speicherseiten vom Betriebssystem vergossert, wenn die Speicher-
auslastung eine vorbestimmte Marke iiberschreitet. Gangige Werte fiir diese Marke
liegen im Bereich von occ = 70%.

Prazise und konservative Speicherbereinigung In Definition 3.3 sind wir da-
von ausgegangen, dass sowohl die Wurzelmenge als auch der Objektgraph auf der
Halde fiir den Speicherbereiniger klar zu erkennen sind. Dazu muss dem Speicher-
bereiniger bekannt sein, welche Variablen innerhalb der Wurzelmenge und auf der
Halde tatsdchlich Referenzen sind, und in welchen Variablen andere Werte (Fest-
oder Gleitkomma-Zahlen, Zeichen und -ketten) gespeichert werden. Diese Infor-
mationen kdnnen an den Speicherbereiniger kommuniziert werden, indem bei der
Ubersetzung des Programmes zusitzliche Daten iiber die Belegung des statischen
Speichers und iiber die Anordnung der lokalen Variablen in den Aufrufschachteln
generiert werden; fiir die Objekte auf der Halde muss die Anordnung der Objektfel-
der bekannt sein. Bei polymorphen Sprachen muss zusatzlich noch der tatsachliche
Typ eines Objekts erkennbar sein, wenn fiir den Typ der Referenz auf dieses Ob-
jekt im Programm mehrere konforme Typen existieren. Einen Speicherbereiniger,
der diese Informationen zur Verfligung gestellt bekommt, und der sie vollstandig
nutzt, nennen wir einen prazisen Speicherbereiniger. Wie in [Bar88, BW88] ge-
zeigt wird, ist es jedoch auch moglich, einen Speicherbereiniger einzusetzen, der
nicht uber diese Informationen verfiigt. Mit Wissen iiber die Konventionen, mit
der eine Hardwareplattform betrieben wird, und durch Verwendung von geeigneten
Heuristiken ist es mdglich, eine Traversierung zu schaffen, die mindestens den Ob-
Jektgraphen umfasst, die aber aufgrund der Verwendung von Heuristiken potentiell
mehr Speicherblocke erreicht, als dies die Traversierung eines prazisen Speicherbe-
reinigers tun wiirde. Wie in [Boe02] gezeigt wird, ist diese Differenz allerdings in
vielen praktischen Fallen durchaus zu vertreten. Solche Speicherbereiniger nennen
wir konservative Speicherbereiniger. Sie konnen in Umgebungen eingesetzt werden,
in denen es schwierig oder unmoglich ist, die 0. g. Informationen iiberhaupt zu er-
halten (wie zum Beispiel bei der Verwendung von Programmiersprachen wie C und
C++, die nicht typprazise sind), oder in denen existierende Werkzeuge (Ubersetzer,
Binder, Lader) nicht dazu ausgeriistet sind, die benotigten Informationen zu liefern.
Der Speicherbereiniger von [BW88] wird uns in Kapitel 5 noch einmal begegnen.

3.5.2 Umsetzung

Wie die in Def. 3.3 gegebene Traversierung des Objektgraphen umgesetzt wird,
beschreiben wir in den folgenden Beispielen.
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Markieren und Abraumen Die wohl direkteste Anwendung von Def. 3.3 zur
Speicherbereinigung ist eine Strategie, die als Markieren und Abrdumen (engl. mark
and sweep) bekannt ist [Wil90, WJ93, Joh97]. Nach Durchfiihrung der Traversie-
rung werden alle Objekte, die noch weiss gefarbt sind, die jedoch von der Freispei-
cherverwaltung als alloziert gefiihrt werden, wieder an die Freispeicherverwaltung
zuriickgegeben. Diese Strategie kommt meistens auch in konservativen Speicher-
bereinigern wie in [BW88] zum Einsatz. Durch geschickte Organisation der Frei-
speicherverwaltung kann man erreichen, dass die Laufzeit fiir eine Traversierung
des Objektgraphen nicht von der Grosse des Haldenspeichers abhangt (alle schwar-
zen Objekte werden bei der Traversierung inspiziert, und alle weissen Objekte beim
Abrdaumen), sondern nur von der Grosse des Objektgraphen (nach Inspektion der
schwarzen Objekte sind die weissen Objekte bereits als frei an die Freispeicherver-
waltung gemeldet).

Markieren und Kompaktieren Eine Abwandlung der mark-and-sweep-Strategie
ist die Markieren und Kompaktieren-Strategie. Der Unterschied besteht darin, dass
jedes Objekt im Haldenspeicher verschoben wird, wenn es grau gefarbt wird. Das
Ziel dieser Verschiebung wird so gewadhlt, dass innerhalb der Freispeicherverwal-
tung die Gefahr der externen Fragmentierung gemindert wird. Alle Referenzen auf
dieses Objekt, die der Speicherbereiniger bei der Traversierung findet, miissen so
umgeschrieben werden, dass sie auf die erstellte Kopie des Objektes zeigen. So
wie die vorige Strategie kann diese Strategie mit einer Freispeicherverwaltung mit
Freilisten eingesetzt werden. Diese Strategie kann bei konservativen Speicherbe-
reinigern nicht eingesetzt werden, da diese nicht nur die Referenzen identifizieren,
die im Objektgraph tatsachlich vorhanden sind, sondern moglicherweise auch Wer-
te als Referenzen behandeln, die keine sind. Wenn Speicherblocke als erreichbar
erkannt werden (also durch den Speicherbereiniger grau und schwarz gefarbt wer-
den), so fiihrt dies nicht zu Fehlern, sondern nur zu einer geringeren Effektivitat
des Speicherbereinigers; wiirde der Speicherbereiniger jedoch Werte umschreiben,
die keine Zeiger sind, so wiirde dies die Korrektheit beeintrdachtigen.

Bereinigen durch Kopieren Diese Strategie hat mit der vorigen Strategie ge-
meinsam, dass grau gefarbte Objekte kopiert werden. Allerdings setzt sie nicht auf
eine Freispeicherverwaltung mit Freilisten auf, sondern auf eine eigene Speicherver-
waltung: Der Haldenspeicher wird in zwei gleich grosse Teile aufgeteilt. Den einen
Teil nennt man from-space, den anderen to-space. Die Allokation von Objekten
findet nur im from-space statt; wdhrend der Speicherbereinigung werden Objekte
vom from-space in den to-space kopiert. Nach einem kompletten Durchlauf befin-
den sich alle schwarzen Objekte im to-space. Die beiden Teile vertauschen dann die
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Rollen, und das Programm kann im ehemaligen to-space, dem jetzt neuen from-
space, Objekte allozieren.

Innerhalb des jeweiligen from-space lasst sich eine besonders einfache Speicher-
verwaltung realisieren: Die Speicherverwaltung unterhalt standig einen Zeiger in den
from-space. Dieser Zeiger zeigt anfangs auf die erste Addresse des from-space; fiir
die Allokation von n Bytes wird sein aktueller Wert zuriickgegeben, und der Zeiger
wird um n Bytes erhoht. Bei dieser Art der Speicherverwaltung kann weder externe
noch interne! Fragmentierung auftreten.

Ein Nachteil dieser Methode besteht darin, dass — zumindest wdhrend der Be-
reinigung — die zur Verfligung stehende Halde mindestens doppelt so gross sein
muss, wie der Speicher, den das Programm alloziert hat, und dass der Kopier-
vorgang potentiell eine sehr geringe Lokalitat hat, so dass die Gefahr steigt, dass
wahrend des Kopiervorganges viele Seitenwechsel auftreten. Mit dem Semi-Space
Collector umgeht Bartlett [Bar90] dieses Problem, indem er die beiden Teile des
Speichers nicht als lineare Speicherbereiche organisiert, sondern in einzelne Segmen-
te aufteilt, die einzeln und damit mit einer héheren Lokalitat in den Hauptspeicher
eingelagert werden konnen.

3.5.3 Inkrementelle Speicherbereinigung

Bei der Anwendung von Def. 3.3, wie dies auch in den in Abschnitt 3.5.2 beschrie-
benen Verfahren geschieht, ergibt sich fiir die Traversierung ein Zeitaufwand, der
— mindestens — proportional zu der Anzahl der Objekte ist, die den Objektgra-
phen auf der Halde ausmachen. Dadurch kann es wahrend der Ausfiihrung des
Programmes bei der Durchfiihrung der Traversierung zu einer merklichen Warte-
zeit kommen. Bei manchen Einsatzzwecken von Software kann dies zu Problemen
fiihren: Bei Software, mit der Menschen direkt interagieren (zum Beispiel graphi-
sche Nutzungsoberflichen), kénnte der Nutzer durch das scheinbare ,Einfrieren”
des Programms den Eindruck bekommen, das Programm sei ,abgestiirzt® und das
System reagiere nicht mehr; bei Software, die einen kontinuierlichen Durchsatz bei
der Bearbeitung ihrer Eingabe aufrechterhalten soll, insbesondere die weichen Echt-
zeitsysteme, wie wir sie in Abschnitt 3.1.1 beschrieben haben, kann wahrend der
Traversierung der gewiinschte Durchsatz nicht aufrecht erhalten werden. Bei harten
Echtzeitsystemen kann eine Traversierung so lange dauern, dass eine Zeitschranke
nicht eingehalten werden kann.

In diesen Fallen kann man Speicherbereiniger einsetzen, die inkrementell ar-
beiten [Bak78, LH83, Wil90, Bak92, Nil93, WJ93, Joh97, Sie9d8, Sie99, CBO1,

1Speicherverschnitt, der deshalb auftritt, weil die zu Grunde liegende Hardware einen Mindestwert
fiir die Ausrichtung von Objekten im Speicher fordert, zahlen wir hier nicht als Fragmentierung.
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BCRO03, Rit03]. Die Arbeit, die fiir die Traversierung anféllt, wird hierbei in Teilauf-
gaben aufgeteilt, wobei die Dauer zur Abarbeitung einer einzelnen Teilaufgabe —
mit Blick auf den Einsatzzweck — kurz genug ist. Zwischen der Abarbeitung der
Teilaufgaben kann das Programm weiter laufen.

Einhaltung der Drei-Farben-Invariante \Wenn die Arbeit des Speicherbereinigers
durch das Programm unterbrochen wird, kann die Drei-Farben-Invariante verletzt
werden. Das Programm kann in ein bereits schwarz gefarbtes Objekt einen Zeiger
auf ein weisses Objekt schreiben. Das weisse Objekt ist dann fiir das Programm
erreichbar; ist jedoch die Referenz aus dem schwarzen Objekt die einzige Referenz
auf das weisse Objekt, so wird — da der Speicherbereiniger das schwarze Objekt
nicht noch einmal inspizieren wird — das weisse Objekt nicht als erreichbar erkannt
und fehlerhafterweise freigegeben.

Um sicher zu stellen, dass die Drei-Farben-Invariante eingehalten wird, miissen
solche Speicherzugriffe des Programmes erkannt und geeignet behandelt werden.

Erkennen von Verletzungen der Drei-Farben-Invariante Speicherzugriffe, die
die Drei-Farben-Invariante verletzen, kann man mit Schreib- oder Lesesperren er-
kennen. Diese Sperren bewachen Zugriffe auf Objekte, und l6sen beim Zugriff auf
ein Objekt Aktionen des Speicherbereinigers aus. Schreibsperren [Wil90, WJ93] be-
wachen schreibende Zugriffe und werden auf schwarz und grau gefarbte Objekte
gesetzt, Lesesperren [Bak78, Bak92] bewachen lesende Zugriffe und werden auf
weisse Objekte gesetzt.

Behandlung von Verletzungen der Drei-Farben-Invariante Die Aktion, die im
Speicherbereiniger ausgelost wird, inspiziert die Addressen, die in dem Lese- bzw. in
dem Schreibzugriff verwendet wurden; handelt es sich dann um einen Zugriff, der die
Drei-Farben-Invariante verletzt oder der sie nur verletzen konnte (ein schreibender
Zugriff auf ein schwarzes oder graues Objekt oder das Lesen einer Referenz auf
ein weisses Objekt), so miissen die dabei betroffenen Objekte geeignet behandelt
werden. Es gibt dazu zwei unterschiedliche Strategien:

Bestandsaufnahme am Anfang: Hier wird folgende, zusatzliche Invariante auf-
recht erhalten: Alle Objekte, die zu Beginn einer Traversierung erreichbar
waren, bleiben wahrend der Traversierung erreichbar. Um dies sicher zu stel-
len, wird jedes Mal, wenn im Objektgraphen ein Pfad a — b gebrochen wird,
ein neuer Pfad zu Objekt b kiinstlich hergestellt. Moglicherweise werden Ob-
jekte — durch die kiinstlich geschaffenen Pfade — als erreichbar angesehen,
obwohl sie liber den urspriinglichen Objektgraph nicht mehr erreichbar sind.
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Schrittweise Aktualisierung: Wird eine Referenz a — b erstellt, wobei a schwarz
gefarbt ist, muss entweder a oder b wieder grau gefarbt werden, so dass es
erneut vollstandig vom Speicherbereiniger inspiziert wird. Die erneut grau ge-
farbten Objekte konnen entweder in einer separaten Arbeitsliste eingereiht
werden, die der Speicherbereiniger abarbeitet, oder sie kdnnen dem Speicher-
bereiniger direkt in den Prozess der Traversierung eingeschleust werden.

Einteilung der Arbeitszeit Den Umfang der einzelnen Teilaufgaben — Abar-
beiten der Wurzelmenge, Objekte markieren, Objekte kopieren oder die als frei
erkannten Speicherblocke der Freispeicherverwaltung iibergeben — kann man sta-
tisch oder dynamisch festlegen. Ein Beispiel fiir einen statischen Umfang wdre eine
maximale Anzahl von Objekten, die inspiziert werden, bevor der Speicherbereiniger
die Arbeit unterbricht und das Programm weiterlaufen kann [Bak78]. Die dynami-
sche Aufteilung kann auf Gréssen zuriickgreifen, die erst bei der Ausfilhrung des
Programmes zur Verfiigung stehen, wie zum Beispiel der Fiillgrad des Speichers,
oder das kurz- oder mittelfristig zuriickliegende Verhalten des Programmes in Be-
zug auf die Allokationsrate (Anzahl der Objekte pro Zeiteinheit, oder Summe der
Grossen der allozierten Objekte). Oft wird das Verhalten des Programmes iiber den
Zeitraum in Betracht gezogen, der mit dem AbschluB der letzten vollstandigen Tra-
versierung begonnen hat [Sie98, Sie99]. Eine andere Moglichkeit, den Umfang der
Teilaufgaben des Speicherbereinigers zu bestimmen, besteht darin, fiir den Speicher-
bereiniger einen eigenen Faden zu unterhalten. Die Prioritdt, die diesem Faden zu-
gewiesen wird, bestimmt dann indirekt, welcher Anteil an der gesamten Laufzeit
dem Speicherbereiniger-Faden zugeteilt wird [WJ93, Boe00, CB01, BCR03]. Wah-
rend der Laufzeit kann man die Prioritdt des Fadens dann variieren, zum Beispiel mit
dem Fiillgrad des Freispeichers, oder der aktuellen Allokationsrate des Programms.
Mit inkrementellen Speicherbereinigern kann man die anfallende Arbeit zu ei-
nem gewissen MaBe liber die Laufzeit des Programms verteilen. Die Arbeiten
von [Sie98, Sie99] zeigen zum Beispiel sehr deutlich, dass der Speicherbereiniger mit
nur einem sehr geringen Anteil an der gesamten Laufzeit des Systemes auskommt,
sofern der Belegungsgrad der Halde ein gewisses MaR nicht {iberschreitet. Fiir einen
Belegungsgrad von 70% zum Beispiel muss der Speicherbereiniger von [Sie99] nur
durchschnittlich 15.72 Blocke a 32 Byte pro alloziertem Block inspizieren.

Freigabe des Speichers nach Ende der Traversierung Ein inkrementeller
Speicherbereiniger fiihrt zwar seine Arbeit in einzelnen Schritten durch, jedoch lie-
fert er sein Ergebnis nicht schrittweise, sondern erst nach Ende einer vollstandigen
Traversierung des Objektgraphen. Erst nachdem der Objektgraph vollstandig tra-
versiert wurde, sind sicher alle erreichbaren Objekte schwarz eingefarbt, und erst
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dann konnen alle noch weiss eingefarbten Objekt als frei betrachtet werden. Wah-
rend also der Speicherbereiniger — verzahnt mit dem Programm — voranschrei-
tet, kann das Programm kontinuierlich neuen Speicher allozieren, wahrend mehr
und mehr friiher allozierte Objekte nicht mehr erreichbar werden. Diese Objekte
konnen aber erst dann wieder in die Freispeicherverwaltung eingegliedert werden,
wenn der Speicherbereiniger seine Traversierung beendet hat.

Das regelmassige Voranschreiten der Arbeit des Speicherbereinigers liefert also
nicht etwa mit gleicher Regelmassigkeit neu entdeckten freien Speicher, sondern
immer nur dann, wenn eine Traversierung vollstandig durchgefiihrt wurde. Das sieht
man wiederum sehr deutlich bei [Sie99]: Bei einem Belegungsgrad des Hauptspei-
chers von 90% muss der Speicherbereiniger bereits durchschnittlich 64.21 Blocke
fiir jeden allozierten Block inspizieren, bei 95% sind es dabei schon 137.9 Blocke;
mit dieser Steigerung erreicht [Sie99], dass — gegen eine bekannte Allokationsrate
des Programmes — die Traversierung des Speicherbereinigers rechtzeitig beendet
ist, bevor das Programm den verbleibenden Speicher durch Allokationen auch noch
belegt hat, so dass eine Allokation aus Mangel an freiem Speicher nicht beantwortet
werden kann.

Speicherbereiniger in Echtzeitsystemen Fiir die Speicherverwaltung von Echt-
zeitsystemen interessieren wir uns, wie bereits in Abschnitt 3.1.2 betont, nicht fiir
die durchschnittliche, sondern immer nur fiir die maximale Laufzeit. Es gibt in der
Literatur Ansdtze, die eine Garantie geben dafiir, dass immer genug Freispeicher
zur Verfiigung steht, wenn zum Beispiel dem Speicherbereiniger nur genug Ar-
beitszeit eingeraumt wird, auch wenn manchmal wiederum nicht ganz klar ist, ob
die Speicherbereiniger nun fiir ,weiche” oder fiir ,harte” Echtzeitsysteme geeignet
sind [Det04].

Problematisch ist bei diesen Ansatzen jedoch, dass sie eine sehr geringe Ef-
fizienz haben. Genauer gesagt ist die beste Abschdtzung ihrer maximalen Lauf-
zeit (im Sinne der WCET bei Echtzeitsystemen) durchgehend weitaus hoher als
die durchschnittliche Laufzeit, die man regelmadssig in Systemen beobachten, die
Speicherbereiniger verwenden.

In [BCRO3], der neuesten Arbeit, die uns auf diesem Gebiet bekannt ist, heben
die Autoren besonders auf die hohe Laufzeiteffizienz ab. Die existierenden Arbeiten
haben die Autoren von [BCRO03]| folgendermassen zusammengefasst:

We [...] show that at real-time resolution we are able to obtain mu-
tator utilization rates of 45% with only 1.6—2.5 times the actual space
required by the application, a factor of 4 improvement in utilization over
the best previously published results.
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Mit anderen Worten, dem Speicherbereiniger muss mehr Rechenzeit eingeraumt
werden als dem Programm, und der zusatzliche Speicherbedarf fiir das gesamte
System liegt wesentlich iiber dem eigentlichen Speicherverbrauch des Programmes.

Zusammenfassung Automatische Speicherbereiniger sind eine sinnvolle Alterna-
tive zur manuellen Speicherverwaltung. Sie ersparen dem Programmierer viel Auf-
wand bei der Erstellung und insbesondere bei der Weiterentwicklung von Software.
lhre Laufzeit ist zu der der manuellen Speicherverwaltung durchaus konkurrenzfahig,
wenn auch nicht immer transparent. Speicherbereiniger lassen sich auch fiir Echt-
zeitsysteme einsetzen. In diesem Bereich bieten sie zwar durch ihre Konstruktion
den Schutz vor Speicherfehlern, der in sicherheitskritischen Systemen unerldsslich
ist; die Laufzeit jedoch, die man dem Speicherbereiniger zuteilen muss, damit die
Einhaltung von Zeitschranken nicht gefdhrdet ist, ist jedoch — im Gegensatz zu
der tatsachlich benétigten Laufzeit — sehr hoch, und die Auslastung des Systems
damit sehr niedrig.

3.6 Automatische Speicherverwaltung in funktiona-
len Programmen

Fiir die Speicherverwaltung von funktionalen Programmen existiert eine Vielzahl
von Ansatzen [TT93, TT94, TB97, TB98, GA98, Hal99, NKY04].

Ausfiihrung von funktionalen Programmen Bei der Ausfiihrung von funktiona-
len Programmen wird der aktuelle Zustand der Ausfiihrung durch Objekte repra-
sentiert. Diese Objekte stehen fiir Instanziierungen (Aufrufe) von Funktionen, und
fir die Anwendung von Operationen und Typkonstruktoren. Diese Elemente, die
wahrend der Ausfiihrung erstellt werden, kdnnen sich bei ihrer Erstellung nur auf
bereits existierende Objekte beziehen, und sie konnen wahrend der weiteren Ausfiih-
rung des Programms nicht destruktiv gedndert werden. Damit haben alle Objekte,
die wahrend der Ausfiihrung eines funktionalen Programmes angelegt werden, die
Eigenschaft, dass alle Referenzen, die in diesen Objekten enthalten sind, immer auf
altere Objekte zeigen.

Escape-Analyse Die Eigenschaft, dass hier Objekte nur dltere Objekte referen-
zieren kénnen, kann man sich bei der Speicherverwaltung zu Nutze machen. Durch
Analyse der Allokationszeitpunkte der erstellten Objekte, und durch Analyse der
Auswertungsreihenfolge kann man eine konservative Abschatzung erhalten, wie lan-
ge die einzelnen Objekte alloziert bleiben miissen. Diese Analyse wird, genau wie ihr
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Pendant im Bereich der imperativen Sprachen [Bla99, GS00a, GS00b] als Escape-
Analyse bezeichnet.

Umsetzung Die Lebensdauer der Objekte wird eingefangen durch die Lebens-
dauer einer geeigneten Funktionsinstanziierung oder einer Termauswertung. Die
Objekte werden — wie wir dies bereits flir imperative Sprachen am Ende von
Abschnitt 3.4 beschrieben haben — in Containern gesammelt; diese Contai-
ner werden erstellt am Anfang der Funktion bzw. der Termauswertung, die
die Lebenszeit der Objekte umfaBt, und sie werden am Ende der Funktions-
bzw. Termauswertung wieder verworfen. Manche Ansdtze, wie [Hal99], verlas-
sen sich zusatzlich noch auf einen Speicherbereiniger, wdhrend andere Ansdtze,
wie [TTO93, TT94, TB97, TB98, GA98, NKY04] sich ausschlieBlich auf die Ergeb-
nisse der Escape-Analyse verlassen.

Verwendung fiir imperative Sprachen Bei funktionalen Sprachen kdnnen also
mittels der Escape-Analyse Lebenszeiten fiir Objekte berechnet werden, und ba-
sierend auf diesen Lebenszeiten kann eine statische Speicherverwaltung vollstandig
automatisch errechnet werden. Es stellt sich die Frage, ob sich die hier so erfolg-
reichen Ansdtze auch fiir imperative Sprachen einsetzen lassen.

Diese Ansatze liefern ihre Informationen fiir Programme, die in einer funktiona-
len Sprache geschrieben sind, wahrend wir uns um eine Methode bemiihen, die sich
mit imperativen Sprachen beschaftigt.

Um diese Ansatze auf ein imperatives Programm P,-mp zuwenden, miisste ein
dquivalentes funktionales Programm P, - geschaffen werden. Obwohl es immer
méglich ist, einen gegebenen Algorithmus A sowohl funktional als Pg,,-(A) und
imperativ als P,-mp(A) zu implementieren, ist es nicht moglich, zu einem gege-
benen P,-mp(.A) den darin implementierten Algorithmus und dafiir ein dquivalen-
tes Pgnc(A) zu bestimmen. Spdtestens die Analyse der Instruktionen, die mit
Referenzen arbeiten, wird, wie in [Ram94] gezeigt, scheitern.

Ansatze wie [JW93, Jon00], erlauben zwar die Verwendung von imperativen Ele-
mente in funktionalen Sprachen, und erméglichen damit die kompositionale Uber-
setzung von imperativen in funktionale Programme; damit verlieren jedoch die Ein-
gangs erwdhnten Ansdtze an Wert, da es innerhalb von funktionalen Sprachen kein
Gegenstiick zu der Datenstruktur gibt, die in imperativen Sprachen als Haldenspei-
cher zur Verfiigung steht. Innerhalb der funktionalen Sprache muss er jedoch durch
eine eigene Datenstruktur implementiert werden. Dadurch iibertragen sich jedoch
wiederum alle Probleme mit der Verwaltung des Speichers auf das funktionale Pro-
gramm, die in der imperativen Implementierung bereits existierten.
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Original: Mit Referenzzdhler:
P=9q if (NULL != p) {
p -> refcount --;
if (0 == p -> refcount) {
rc_free (p);
}
}

if (NULL != q) {
q -> refcount ++;

}

P=q

Abbildung 3.6: Aktualisierungen von Referenzzahlern bei einer Zuweisung. Die
Funktion rc_free () iibernimmt die rekursive Loschung des Objektes.

3.7 Referenzzahler

Diese Methode wurde zuerst von G. E. Collins in [Col60] vorgestellt. Die Beobach-
tung, die der Technik der Referenzzahler zu Grunde liegt, ist folgende: Wenn es
keine Referenzen auf ein Objekt mehr gibt, so ist dieses Objekt nicht mehr erreich-
bar und kann dealloziert werden. Dies wird dadurch verfolgt, dass fiir jedes Objekt
ein Zahler unterhalten wird. Dieser Zahler wird bei der Allokation des Objektes auf
0 gesetzt. Wird eine neue Referenz auf das Objekt gesetzt, so wird er um 1 erhoht;
verschwindet eine Referenz, so wird er um 1 erniedrigt. Fallt der Referenzzahler
dabei auf 0, so wird das Objekt dealloziert.

Umsetzung Da der Referenzzdhler immer dann gedndert werden muss, wenn
Referenzen auf ein Objekt gesetzt werden oder wenn Referenzen verschwinden,
miissen bei allen Anweisungen des Programms, die dies verursachen kdnnten, die
notigen Aktualisierungen der betroffenen Referenzzahler eingefligt werden. Zu be-
achten sind hier alle Anweisungen, die referenzwertige Variablen beschreiben. In
Abbildung 3.6 zeigen wir dies am Beispiel einer Zuweisung zwischen zwei Referen-

zen?.

Verzigerte Referenzzdahler \Wie man in Abbildung 3.6 erkennen kann, wird durch
die Anweisungen, die Referenzzadhler aktualisieren, aus einer einfachen Zuweisung

%Dieses Beispiel haben wir einem Vortrag von H.P. Boehm [BW88, Boe00, Boe02] entnommen.
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eine deutlich umfangreichere Berechnung. Werden die Referenzzahler durch eine
Implementierungstechnik auf Quellsprachebene eingesetzt (wie zum Beispiel durch
sog. smart pointers in C++ [Mye96, Mye97]), so kann dies den Laufzeitbedarf stark
in die Hohe treiben. Wie man aus Abbildung 3.6 entnimmt, entstehen bei einer
einfachen Zuweisung zwischen zwei lokalen Variablen bereits — unter anderem —
vier Speicherzugriffe auf zwei Objekte, von denen potentiell zwei Zugriffe nicht
durch den Cache abgefangen werden kdnnen.

Werden diese Anweisungen jedoch automatisch eingesetzt, zum Beispiel durch
den Ubersetzer [Rit03], so lassen sich hiufig einige Aktualisierungen gegeneinander
aufheben. Wir illustrieren dies mit Beispiel 3.6.

Beispiel 3.6 (Verzogerte Referenzzahler) Gegeben sind die Variablen p und q.
Wir méchten ihren Inhalt vertauschen. Der Referenzzihler eines Objektes sei in
dem Feld ,,rc” gespeichert. Wir verwenden die tempordare Variable t und ,,tauschen
im Dreieck”:

Code Referenzzahler Kommentar
{
Var t;
t=p p->rc ++
p=q p->rc -- q->rc ++
q=1t q->rc -- t->rc ++
} t->rc -- | Variable t verlisst den
Sichtbarkeitsbereich

Die Aktualisierungen der Referenzzahler der beiden Objekte haben wir neben dem
eigentlichen Programmcode aufgefiihrt. Wie man sieht, werden zwar insgesamt
sechs Mal Referenzzahler aktualisiert, jedoch heben sich die Aktualisierungen jeweils
paarweise wieder weg.

Kaskadierende Deallokation Wird ein Objekt geldscht, so verschwinden damit
auch die Referenzen, die innerhalb dieses Objektes gespeichert waren. Die dadurch
moglicherweise referenzieren Objekte verlieren also eine Referenz, und ihre Refe-
renzzahler miissen erniedrigt werden. In einigen Fallen kann dies dazu fiihren, dass
dabei Referenzzahler auf O fallen, und weitere Objekte dealloziert werden miissen.
Die Deallokationen kdnnen kaskadieren und das Programm an dieser Stelle (schein-
bar) zu einer Pause veranlassen. In Abbildung 3.7 ist ein Beispiel gezeigt.

Da in Echtzeitsystem der Umfang von Datenstrukturen bekannt sein muss, ist
auch die Dauer dieser Unterbrechung vorhersagbar. Nicht ohne Weiteres vorhersag-
bar ist jedoch, wann diese Unterbrechung auftritt. Um den Zeitpunkt zu bestimmen,
muss bekannt sein, wann die letzte Referenz auf die Datenstruktur verschwindet.
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Beispiel 3.7 Die letzte Referenz auf die Wurzel eines bindren Baumes verschwin-
det, und es gibt keine weiteren Referenzen auf andere Knoten des Baumes. Zu-
ndchst fallt der Referenzzahler der Wurzel auf 0, und der Wurzelknoten wird de-
alloziert. Damit fallen auch die Referenzzahler der Kinder der Wurzel auf 0. Mit
deren Deallokation wiederum fallen die Referenzzdhler deren Kinder auf 0. Diese
Reaktion setzt sich fort, bis schlieBlich die Blatter des Baumes dealloziert werden.

Wurzelmenge Wurzelmenge
¢ :
9%
% rc =0
rc |: |
01 (0)) 01
rc=1 rc|:1 rc = rc|:1

ST TN ST TN

(a) (b)

Wurzelmenge
: Wurzelmenge
v
0p v
rc=0 %0
[ rc=20
> > a4
01 02 01 %)
rc=20 rc|:1 rc=0 rc=0
| |

ST TN ST TN

(c) (d)

Abbildung 3.7: Beispiel fiir kaskadierende Loschung bei Referenzzahlern
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Wenn dies jedoch immer bekannt ist, kann man genauso gut an eben dieser Stelle
die Datenstruktur explizit I16schen. Damit kdnnen aber Referenzzahler keinen Vorteil
mehr bieten.

Faules Deallozieren Den Effekt der kaskadierenden Deallokation kann man da-
durch abmildern, dass man die Referenzen eines deallozierten Objektes nicht sofort
abarbeitet; vielmehr wird das Objekt bei der Deallokation zundchst auf eine geson-
derte Warteliste gesetzt. Objekte auf dieser Warteliste kann man schrittweise abar-
beiten, zum Beispiel wenn die eigentliche Freiliste leer ist, oder in einem Zeitraum,
bei dem innerhalb des Programmes bekannt ist, dass momentan keine Zeitschran-
ken einzuhalten sind, oder wahrend das Programm aufgrund von Auftragsmangel
im Leerlauf ist.

Der Aufwand fiir das Freigeben eines Objekts auf der Warteliste ist dann be-
grenzt durch die maximale Anzahl von Referenzen, die in diesem Objekt existieren
kann. In Systemen, in denen alle Objekte die gleiche Grosse haben, wie zum Beispiel
in Interpretern fiir die Programmiersprache Lisp, kann immer durch das Freigeben
eines einzigen Objektes von der Warteschlange eine anstehende Allokation beant-
wortet werden, wobei in jedem Fall eine Referenz beriicksichtigt werden muss. Wenn
die Objekte, die in der Warteliste eingetragen sind, unterschiedliche Grdssen haben
konnen, miissen dann allerdings immer noch solange Objekte dealloziert werden,
bis ein Objekt dealloziert wurde, mit dem genug Speicherplatz freigegeben wird,
um die anstehende Allokation zu beantworten.

Zyklen im Objektgraphen Ein entscheidender Nachteil von Referenzzahlern ist,
dass sie Objekte immer dann nicht deallozieren kdnnen, wenn diese Objekte Teil
eines Zyklus' innerhalb des Objetkgraphen sind. Dieses Problem wurde zuerst von
J. H. McBeth in [McB64] beschrieben.

Verschwindet die letzte Referenz, die ,von aussen” in einen Zyklus hineinweist,
so bestehen immernoch die Referenzen der Objekte innerhalb des Zyklus' unterein-
ander, und die Referenzzahler dieser Objekte fallen nie auf 0, so dass die Objekte
nie dealloziert werden.

Fiir dieses Problem findet sich in der Literatur keine Losung, die innerhalb der
Referenzzdhler angesiedelt ist. Es existieren jedoch folgende Ansatze:

Zusatzliche Verwendung eines Speicherbereinigers: Zusatzlich zur Technik des
Referenzenzahlens wird ein Speicherbereiniger eingesetzt, der diejenigen Ob-
jekte identifiziert, die als Bestandteil von Zyklen im Objektgraph von dem
Referenzzahler verloren wurden, und wieder der Freispeicherverwaltung (iber-
gibt.
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Automatische Erkennung von Zyklen: Durch Analysen wie zum Beispiel die
in [HHDHO02, Hir04] kann man diejenigen Anweisungen des Programmes iden-
tifizieren, die moglicherweise Zyklen erstellen. Es existieren unseres Wissens
noch keine Ansatze, die iiber diese |dee hinausgehen.

Einschrankungen der Ausdrucksmadchtigeit: Die pragmatische Herangehenswei-
se besteht darin, dass man verbietet, Programme zu schreiben, die Zyklen im
Objektgraphen erstellen.

Uberlauf der Referenzzihler W3ihlt man zur Implementierung der Referenz-
zahler einen ganzzahligen Datentyp, der (mindestens) so breit wie eine Speicher-
Adresse ist, so kann ein Referenzzahler nicht iiberlaufen. Ist die Breite der Referenz-
zdahler geringer, so besteht die Mdglichkeit, dass der Referenzzdhler eines Objektes
dberlauft. Wenn ein Referenzzdhler lberlauft, ist es natiirlich nicht mehr sinnvoll,
ihn zu dekrementieren, wenn Referenzen auf das Objekt verloren gehen. Statt-
dessen bleibt der Zahler auf seinem Wert, und man verlasst sich zur Deallokation
der Objekte, deren Referenzzahler iibergelaufen sind, auf einen Speicherbereiniger.
In [RW77, RWO98] beschreiben die Autoren die Beobachtung, dass der Wert, den
ein Referenzzahler am haufigsten annimmt, der Wert 1 ist, dass also die meisten
Objekte von genau einer einzigen Referenz aus erreichbar sind. Als Konsequenz
ergibt sich, dass selbst mit einem Referenzzahler, der nur ein einziges Bit umfasst,
ein grosser Teil der Objekte dann dealloziert werden kann, wenn die (einzige und)
letzte Referenz verloren geht. Das Bit, das hierfiir bendtigt wird, Iasst sich hdufig
innerhalb des Datenbereichs integrieren, der fiir ein Objekt angelegt werden muss,
so dass sich der Speicherbedarf nicht erhoht.

Zusammenfassung Zum Teil wegen des oft unerwartet hohen Rechenaufwandes,
hauptsachlich jedoch aufgrund der Unfahigkeit von Referenzzahlern, mit Zyklen
im Objektgraphen umzugehen, sind Referenzzahler nicht als einziges Mittel der
automatischen Speicherverwaltung zu gebrauchen. Als Teil einer umfangreicheren
Infrastruktur wie die von [Rit03] jedoch, oder als automatische Speicherverwaltung
fir eine sinnvoll begrenzte Teilmenge der Objekte (zum Beispiel fiir alle Objekte,
die selber keine Referenzen enthalten), kdnnen Referenzzahler gute Dienste leisten.

3.8 Ubersetzer-Optimierungen

Innerhalb der Optimierungen [WG84, WM96, Muc97, Mor98, Tra00, RBPLOO,
PLB*00], die von Ubersetzern fiir imperative Sprachen durchgefiihrt werden, fin-
den sich Ansitze [HPR89, CWZ90, HN90, LR92, CGS*T99, BH99, Bla99, GS00a,
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Tra00, WLO02, Rit03], die sich mit der Analyse von Haldenoperationen und darauf
aufbauenden Programmtransformationen befassen.

Haldenanalyse Eine Voraussetzung fiir das Verstandnis dariiber, wie innerhalb
eines Programmablaufs mit den auf der Halde allozierten Objekten umgegangen
wird, ist eine Programmanalyse der Referenzen und der referenzierten Objekte,
eine Haldenanalyse [HPR89, CWZ90, HN90, LR92, Ste95, Tra00, WL02, HDH04,
CGS*99, BH99, Bla99, GS00a, Tra00, CX03, Rit03]. Eine Haldenanalyse kann als
eine Escape-Analyse ausgelegt sein [CGST99, BH99, Bla99, GS00a, Tra00, CX03,
Rit03], wie wir sie im ndchsten Absatz vorstellen, oder ihre Ergebnisse kénnen in
diesem Sinne interpretiert werden [Ste95, Tra00, HDHO04].

Escape-Analyse und Allokation innerhalb der Aufrufschachtel Durch die
Escape-Analyse fiir imperative Programme [Dol97, CGS199, BH99, Bla99, GS00a,
Tra00, Rit03] kann teilweise verfolgt werden, in welchem Teil des Programmes
Zugriffe auf ein bestimmtes, einzelnes Objekt stattfinden. Fiir den Fall, dass alle
Zugriffe durch die Laufzeit einer Prozedur p eingefangen werden kénnen, innerhalb
derer das Objekt alloziert wird, kann das Objekt — anstatt auf der Halde alloziert
zu werden — auf der Aufrufschachtel der Prozedur p angelegt werden.

In seiner Dissertation [Rit03] erwdhnt Ritzau die Idee, dass ein Objekt in der
Aufrufschachtel einer Prozedur eingelagert werden kann, die die Lebensdauer des
Objektes umfasst, auch wenn die Prozedur nicht die Allokationsanweisung enthalt,
die das Objekt erstellt, ohne sie jedoch weiter zu verfolgen.

Die Allokation innerhalb einer Aufrufschachtel macht die Speicherverwaltung
fiir das jeweilige Objekt iiberfliissig. Insbesondere entfallen samtliche Berechnun-
gen innerhalb der Freispeicherverwaltung, die sonst bei der Speicherallokation ndétig
gewesen waren. Fiir diejenigen Objekte, die innerhalb einer Aufrufschachtel angelegt
werden, konnen sich dabei merkliche Laufzeitvorteile ergeben.

Die Bedingungen, unter denen ein Objekt auf der Aufrufschachtel angelegt wer-
den kann, sind jedoch nur fiir einen kleinen Teil der Objekte erfiillt, so dass fiir den
groBen, verbleibenden Teil der Objekte eine andere Methode zur Speicherverwal-
tung gefunden werden muss.

Reduktion von Haldenzugriffen Optimierungen mit dem Ziel, die Anzahl von
Zugriffen auf Objekte auf der Halde zu reduzieren, finden wir in den Ergebnissen
von [Tra00] und als Ziel von [CX03]. Als Folge solcher Optimierungen konnen einzel-
ne Objekte, die urspriinglich auf der Halde alloziert wurden, in der Aufrufschachtel
angelegt werden. Objekte in der Aufrufschachtel wiederum kdnnen in ihre Felder
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aufgebrochen werden (engl. unboxing). Die Felder des Objekts kénnen offen in die
Prozedurschachtel eingebaut werden.

Auch hier entfdllt — wie beim Einbau von Objekten auf der Aufrufschachtel
— fiir jedes eingelagerte Objekt die Allokation und folglich auch die Deallokation
des Objektes. Allerdings sind auch hier die Bedingungen, unter denen ein Objekt
aufgebrochen werden kann, so streng, dass nur ein kleiner Teil der Objekte aus der
Speicherverwaltung herausgehalten werden kann.

Zusammenfassung Keine der in diesem Abschnitt vorgestellten Techniken kann
das Problem der Speicherverwaltung in imperativen Sprachen insgesamt I6sen, oder
bietet auch nur den Ausblick auf eine solche Losung. Selbstverstandlich wird man
in einem Ubersetzer auf keine dieser Optimierungen verzichten wollen, da fiir je-
des Objekt, das nicht auf der Halde alloziert wird, bereits der Laufzeitbedarf des
Programmes reduziert wird.

3.9 Zusammenfassung der verwandten Arbeiten

Echtzeitsysteme Wir haben in Abschnitt 3.1 einen Uberblick iiber Echtzeitsy-
steme gegeben. Wichtig dabei ist die Abgrenzung zu den sehr unscharf definierten
.weichen Echtzeitsystemen®”. In Abschnitt 3.1.2 haben wir betont, dass bei Echtzeit-
systemen nicht die mittlere, sondern immer nur die maximale Laufzeit entscheidend
Ist.

Speicherorganisation und manuelle Speicherverwaltung Nach dem grundle-
genden Uberblick iiber die Speicherarten und die Speicherorganisation in Abschnit-
ten 3.2 und 3.3 haben wir uns den heute existierenden Ansdtzen und Ideen zur
Verwaltung des Haldenspeichers gewidmet. Wir haben mit der expliziten Speicher-
verwaltung eine haufig anzutreffende Speicherverwaltung beschrieben, die zwar eine
transparente Laufzeit hat, die jedoch sehr arbeitsintensiv und fehleranfallig ist, so
dass sie flir Software, die in sicherheitskritischen Bereichen eingesetzt werden soll,
ein kaum verantwortbares Risiko darstellt.

Speicherbereinigung In Abschnitt 3.5 haben wir die automatische Speicherbe-
reinigung kennen gelernt, die durch ihre Konstruktion bereits Speicherzugriffsfehler
vermeidet. Wir haben aber auch herausgearbeitet, dass die Laufzeit fiir die Speicher-
bereinigung zwar haufig so iiber die Laufzeit des Programms verteilt werden kann,
dass sie nur selten als tatsachliches Problem in Erscheinung tritt; wir haben je-
doch am Ende von Abschnitt 3.5.3 auch festgestellt, dass lediglich die Arbeit fiir
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die Traversierung verteilt wird, und dass nicht etwa freier Speicher wahrend der
Traversierung entdeckt wird. Dadurch muB fiir Speicherbereiniger, die in Echtzeit-
systemen eingesetzt werden, die maximale und dabei sehr hohe Laufzeit angesetzt
werden.

Funktionale Sprachen In Abschnitt 3.6 haben wir die automatische Speicher-
verwaltung behandelt, die in funktionalen Sprachen eingesetzt werden kann. Wir
mussten aber auch zur Kenntnis nehmen, dass sich die dort existierenden Ansatze
nicht auf imperative Sprachen iibertragen lassen.

Referenzzihler und Optimierungen des Ubersetzers Wir sind in den Abschit-
ten 3.7 und 3.8 auf Techniken eingegangen, die zwar Teile der Speicherverwaltung
tibernehmen, die sich jedoch nicht aller Objekte annehmen konnen, die auf der
Halde alloziert werden.

Zusammenfassung Die existierenden Ansdtze sind fiir Echtzeitsysteme entweder
wegen ihrer Fehleranfadlligkeit ungeeignet, oder fiir ihre Laufzeit lasst sich nur eine
sehr konservative Abschdatzung angeben, oder sie kdnnen sich nicht aller Objekte
annehmen, die auf der Halde alloziert werden.

Aus dieser Zusammenfassung ziehen wir im ndachsten Kapitel unsere Schliisse,
und legen uns dann auf ein Ziel fiir diese Arbeit fest.

.Unfortunately, there is no method of garbage collection that is generally suitable
to real-time applications. [...] A third method is to perform garbage collection
periodically by a parallel process of lower priority. Provided the synchronization

problems can be solved, this provides the least unsatisfactory solution for
real-time use.”
Ada83 Design Rationale
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Kapitel 4

Ansatz und Vorgehen

4.1 Zielsetzung

In dieser Arbeit entwickeln wir einen neuen Ansatz zur Verwaltung des Haldenspei-
chers. Wir analysieren, wie ein Programm die Objekte auf der Halde nutzt, und
wir setzen in das Programm Anweisungen ein, die alle allozierten Objekte wieder
l6schen.

Diese Anweisungen setzen wir so ein, dass zum einen kein Objekt geloscht
wird, bevor das letzte mal darauf zugegriffen wurde; zum anderen setzen wir die
Anweisungen so ein, dass alle Objekte friihestmoglich geléscht werden.

Dadurch, dass wir die Analyse der Nutzung von Haldenobjekten automatisch
durchfiihren, entlasten wir den Programmierer von der Pflicht, diese Analyse ma-
nuell durchzufiihren. Wir schlieBen damit insbesondere aus, dass der Programmierer
hierbei Fehler macht, wegen derer das Programm zur Laufzeit wegen Speicherfeh-
lern abgebrochen werden miisste.

Die Anweisungen, die wir in das Programm einsetzen, stehen an festen, bekann-
ten Stellen des Programms. |hr Laufzeitbedarf ist transparent und leicht abschatz-
bar. Im Gegensatz zu den typischerweise sehr pessimistischen Abschdtzungen, die
man bei Speicherbereinigern machen muss, bieten wir Abschdatzungen, die sehr viel
naher an dem tatsachlichen Laufzeitbedarf liegen.

Wir analysieren das Programm mit einer Zeigeranalyse, die wir zu diesem
Zwecke entwickelt haben. Wir beschreiben diese Analyse und wie wir ihre Ergebnisse
interpretieren.

Die Ergebnisse, die unsere Programmanalyse liefert, enthalten eine Aussage
dariiber, wie ein Programm die Objekte auf der Halde nutzt. Wir nutzen diese
Erkenntisse, um eine sichere und effiziente Verwaltung des Haldenspeichers auto-
matisch zu berechnen und umzusetzen. Wir erklaren in den folgenden Abschnitten
im Detail, wie wir dies tun. In dem folgenden Kapitel zeigen wir, wie sich unser
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Ansatz auf Testprogrammen verhalt.

Weiteres Vorgehen: In Abschnitt 4.2 verschaffen wir uns einen klaren Begriff
dariiber, was man unter der korrekten Nutzung von Haldenobjekten versteht. Wir
entwickeln einen Begriff der Fehlerfreiheit, und einen Begriff der Effizienz.

In Abschnitt 4.3 stellen wir vor, auf welcher Infrastruktur wir unseren Ansatz
umsetzen.

In Abschnitt 4.4 beschreiben wir die Programmanalysen, die wir fiir unseren
Ansatz entwickelt haben, im Detail.

In Abschnitt 4.5.2 gehen wir auf Analysekontexte ein, ein Begriff, den wir in
Abschnitt 4.4 nur informell behandeln, der aber im Weiteren eine entscheidende
Rolle spielt.

In Abschnitt 4.6 beschreiben wir, wie wir mit den in der Analyse gewonnenen
Daten die Objekte einfangen, die das Programm zur Laufzeit alloziert, und mit
welcher Methode wir sie wieder I6schen.

4.2 Korrekter Umgang mit Haldenspeicher

Wenn wir uns vornehmen, in Programme Anweisungen einzusetzen, die die auf der
Halde allozierten Objekte deallozieren sollen, miissen wir uns zundachst dariiber im
Klaren sein, welche Anforderungen an die Speicherverwaltung gestellt werden. In
diesem Abschnitt grenzen wir ab, was wir unter einer korrekten Speicherverwaltung
verstehen. Wir verwenden den Begriff der Korrektheit im Folgenden immer nur in
diesem Sinne.

Zunachst betrachten wir ein beliebiges Programm P, das Objekte auf der Halde
alloziert und wieder explizit dealloziert. Wir halten fest, wann wir einen einzelnen
Lauf von P als korrekt im Sinne der Haldenspeicherverwaltung ansehen:

Definition 4.1 (Korrekter Lauf eines Programms P) Ein Lauf eines Programms
‘P ist dann korrekt, wenn fiir jedes Objekt o, das P auf der Halde anlegt, folgendes
Protokoll fiir die Nutzung von Haldenobjekten eingehalten wird:

1. Objekt o wird alloziert.
2. Auf o wird zugegriffen.
3. Objekt o wird dealloziert.

4. Auf o wird nicht mehr zugegriffen.
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Fiir jedes Programm P, das den Haldenspeicher explizit verwaltet, ist es natiirlich
erforderlich, dass jeder Lauf, den es durchfiihrt, korrekt im Sinne der Definition 4.1
ist.

Um sicherstellen zu kdnnen, dass jeder Lauf von P im o.g. Sinne korrekt ist,
iibertragen wir Definition 4.1 von der Laufzeit auf das Programm P selber:

Definition 4.2 (Korrekte Speicherverwaltung eines Programmes P) Wir sa-
gen, dass ein Programm ‘P den Haldenspeicher korrekt nutzt, wenn jeder Lauf,
den P durchfiihren kann, korrekt im Sinne von Definition 4.1 ist.

In Definition 4.2 haben wir nicht beriicksichtigt, wie ihre Einhaltung fiir ein gege-
benes P entschieden werden kann. Wollte man mit einer Programmanalyse (iber-
priifen, ob Definition 4.2 fiir ein gegebenes P erfiillt ist oder nicht, so miisste man
zur Kenntnis nehmen, dass es nicht moglich ist, das Verhalten von P prazise zu
analysieren; eine Programmanalyse kann immer nur eine konservative Abschdatzung
liefern, die eine Obermenge des tatsachlichen Verhaltens von P zur Laufzeit ist.
Es existieren also Programme, die zwar in jedem Lauf korrekt im Sinne von De-
finition 4.1 sind, fiir die wir jedoch nicht automatisch nachweisen kdnnen, dass
sie korrekt im Sinne von Definition 4.2 sind. Da wir unseren Ansatz vollautoma-
tisch durchfiihren wollen, miissen wir wir darauf verzichten, solche Programme als
Ergebnis zu erstellen oder zu akzeptieren.

Nachdem wir angegeben haben, was wir unter einem korrekten Programm ver-
stehen, klassifizieren wir diejenigen Verhaltensweisen, die gegen die Korrektheit
verstoBen.

Zundchst betrachten wir Programme, die fiir einige Objekte mdglicherweise den
Schritt 4 aus Definition 4.1 nicht beachten:

Definition 4.3 (Fehlzugriff eines Programmes P) Wenn ein Programm P den
Schritt 4 aus Definition 4.1 nicht beachtet, sagen wir, das P einen Fehlzugriff
(engl.: stale pointer access) durchfiihrt.

Greift P auf ein Objekt o zu, das es bereits an die Freispeicherverwaltung zuriick-
gegeben hat, so ist nicht auszuschlieBen, dass diese mit dem Speicher, der fiir o
verwendet wurde, bereits eine andere Speicheranforderung beantwortet hat, wobei
der Speicher gemaB seiner neuen Verwendung mit Daten iiberschrieben wurde. In
diesem Fall enthalt er also nicht mehr die Daten, die den Zustand von o reprasen-
tieren.

Nun betrachten wir Programme, die moglicherweise den Schritt 3 (und, zwangs-
laufig, Schritt 4) aus Definition 4.1 nicht beachten:
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Definition 4.4 (Speicherleck eines Programmes P) Wenn ein Programm P fiir
ein Objekt o, das es auf der Halde alloziert hat, Schritt 3 nicht durchfiihrt, so sagen
wir, dass P ein Speicherleck hat.

Wenn P wahrend eines Laufes Objekte alloziert, die nie wieder dealloziert werden,
so besteht die Gefahr, dass der Speicherverbrauch iiber jede feste Grenze steigt,
so dass moglicherweise Ldufe von P wegen Speichermangels abgebrochen werden
mussen.

Bisher haben wir lediglich verlangt, das alle Objekte, die alloziert werden, auch
wieder dealloziert werden. Von einem Programm wird man aber auch erwarten,
dass es mit dem Haldenspeicher — {iber den Lauf hinweg — sparsam umgeht, und
ihn effizient ausnutzt. Wir suchen dies zu erfassen in der folgenden Definition:

Definition 4.5 (Effiziente Speichernutzung eines Programmes P) Wir sagen,
dass ein Programm P den Haldenspeicher effizient nutzt, wenn jedes Objekt o,
das alloziert wird, friihestmoglich wieder dealloziert wird.

Diese Definition lasst leider einen gewissen Interpretationsspielraum. Fiir ein ein-
zelnes Objekt o, das in einem Lauf von P alloziert wird, existiert ein Zeitpunkt, zu
dem P zum letzten Mal auf o zugreift. Mit Definition 4.5 ist nun nicht gemeint,
dass die allerndchste Aktion von P darin bestehen muss, dass o dealloziert wird.
In manchen Fallen kann bei einem gegebenen Zugriff auf ein Objekt o gar nicht
entschieden werden, dass es sich bei diesem Zugriff um den letzten Zugriff handelt,
den das Programm auf o durchfiihren wird. In anderen Fdllen ist es hdufig wiin-
schenswert, die Deallokation eines Objektes hinauszuzdgern, weil die Deallokation
zu einem spateren Zeitpunkt effizienter erfolgen kann, oder weil die Platzierung der
Anweisungen, die die Deallokation vornehmen, so besser zur inneren Struktur der
Software passt. Um auch diese Aspekte geniigend zu beriicksichtigen, verstehen
wir Definition 4.5 so, dass Speicher nicht ohne besonderen Grund langer alloziert
bleiben soll, als dies notig ist.

4.3 Programmreprdsentation

4.3.1 Ubersetzerstruktur

Der Ubersetzer, den wir in unserer Arbeit verwenden, ist ein statischer Uberset-
zer [WG84, GE90, WM96, Muc97, Mor98, PLB*00, RBPLOO], der Quelldatei-
en in Assemblercode iibersetzt. Der Assemblercode wird mit den plattformspezifi-
schen Bindern (linker) zu einem ausfiihrbaren Programm (executable) iibersetzt.
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Quellen

\
Quelle H Frontend SSA-Aufbau FIRM

L\ P
’Optimierungen ‘

. FIRM Haldenanalyse :
: Zugriffsanalyse FIRM :
: Regionen mit Regionen /-

Abbildung 4.1: Struktur des Ubersetzers

Die Struktur des Ubersetzers ist in Abbildung 4.1 dargestellt’. Die Quelldateien
werden im Frontend eingelesen und syntaktisch und semantisch analysiert. Das
Ergebnis der semantischen Analyse steht als attributierter Strukturbaum (engl. ab-
stract syntax tree, AST) zur Verfiigung. Aus dem Strukturbaum bauen wir dann
unsere Zwischenreprasentation Firm auf, die sowohl die statischen Strukturen (Da-
tentypen, Klassen und Methoden) als auch die Anweisungen der Methoden enthalt.
Die Effekte von externen Bibliotheken, die nicht in Quelle zur Verfiigung stehen,
stellen wir dem Ubersetzer in einer abstrakten Beschreibung zur Verfiigung. Daraus
werden ebenfalls Firm-Graphen aufgebaut. Diese Graphen werden so beschrieben
und aufgebaut, dass sie in Programmanalysen anstelle des (nicht vorhandenen)
Quellcodes von Bibliotheksfunktionen analysiert werden konnen.

Auf Firm werden einige klassische Optimierungen ausgefiihrt [CC95, Tra00]. In
dem als ,Speicherverwaltung” markierten Bereich — zwischen Firm und Firm mit
Regionen — setzen wir unseren Ansatz ein; die dort aufgefiihrten Begriffe erklaren
wir im Laufe dieses Kapitels. Das Ergebnis wird wieder in Firm dargestellt, so dass
es als Eingabe des Backends [Boe05] verwendet werden kann.

4.3.2 Statische Einmalzuweisung

Wir fiihren alle Arbeiten, die im Folgenden beschrieben werden, auf unserer internen
Zwischenreprasentation Firm [TLB99] durch. In diesem Abschnitt stellen wir diese
Zwischenreprasentation vor. Fiir Details verweisen wir auf den technischen Be-

1Wir erlauben uns, fiir einige der Komponenten die gebriuchlichen englischen Begriffe zu ver-
wenden.
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richt [TLB99]. Die Zwischenreprasentation Firm basiert auf dem Prinzip der Sta-
tischen Einmalzuweisung (engl. static single assignment, SSA) [CFR*91, CP93,
Cli93, PL94, BM94, BHS95, CC95, Muc97, BCHS97, Mor98, App98, TLB99,
Bla99, KCL*99, AHOO].

Firm wurde als SSA-basierte Zwischenreprasentation entwickelt, um als Grund-
lage von optimierenden Ubersetzern [Tra00] und Softwareanalysesystemen zu die-
nen. So ist sie fiir unsere Zwecke geeignet. Im Folgenden geben wir eine kurze
Beschreibung von Firm, soweit sie fiir die weiteren Ausfiihrungen notig ist. Fir
Details verweisen wir auf den Technischen Bericht [TLB99].

Definition von SSA Mit SSA werden die Anweisungen einer einzelnen Prozedur
dargestellt. Von gangigen Programmiersprachen kennen wir das Konzept von loka-
len Variablen, die wahrend der Ausfiihrung der Prozedur beschrieben und gelesen
werden konnen.

Fiir Programme, die in SSA-Form sind, gilt fiir diese Variablen eine besondere
Eigenschaft:

Definition 4.6 (SSA-Eigenschaft) Eine Prozedur ist dann in SSA-Darstellung,
wenn gilt:

1. Auf jede lokale Variable wird genau einmal schreibend zugegriffen. Dieser
schreibende Zugriff dominiert alle lesenden Zugriffe auf die Variable.

2. Hangt ein Wert von der Ablaufsteuerung ab, so wird er durch eine ®-Funktion
definiert.

Eine ®-Funktion, die mehrere Definitionen zusammenfasst, steht an der Domi-
nanzgrenze [CFR*91, BM94, BHS95, BCHS97, AHO00] der Definitionen. Sie hat
so viele Argumente, wie der Grundblock, in dem sie steht, Ablaufvorganger hat.
Wird der Block iiber den k-ten Ablaufvorganger betreten, wahlt die ®-Funktion ihr
k-tes Argument aus. Alle ®-Funktionen, die in einem Grundblock stehen, werden
gleichzeitig und als erste Anweisung des Grundblockes ausgefiihrt.

SSA als Graph Die Variablen einer Prozedur in SSA-Form haben eine Eigen-
schaft, die wir bereits bei den funktionalen Sprachen kennengelernt haben [App98]:
Jede Variable wird genau einmal definiert, und dndert ihren Wert im Folgenden
nicht mehr. Betrachten wir fiir eine feste Variable x ihre Definition und alle ihre
Benutzungen, so stellen wir fest, dass x selber mit ihrem definierenden Ausdruck
expr identifiziert werden kann, und an ihren Benutzungen lediglich eine Referenz
auf expr ist.
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Erste Operation
‘ schreiben lesen
Ausgabeabhdngigkeit ~ Gegenabhangigkeit
Eingabeabhdngigkeit (Pseudoabhdngigkeit)

Zweite schreiben
Operation lesen

Tabelle 4.1: Abhangigkeiten zwischen Haldenoperationen [Tra00]

Die Nutzung einer Variablen x, die durch einen Ausdruck expr definiert ist,
konnen wir durch eine Kante von Nutzung nach expr ersetzen. Die Variable selber
wird dabei iiberfliissig?. Mit dieser Erkenntnis [Cli93] kénnen wir Prozeduren in
SSA-Form mit einem Graphen darstellen.

Abhdngigkeiten zwischen Haldenoperationen Im vorigen Absatz haben wir den
Ubergang von einem AST, der eine Prozedur in SSA-Form darstellt, zu dem SSA-
Graphen, in dem Operationen durch Kanten verbunden sind, beschrieben. Mit den
Kanten zwischen den Operationen sind genau die Abhdngigkeiten dargestellt, die
zwischen den Operationen bestehen. Betrachten wir jedoch diejenigen Operationen,
die auf Objekte auf der Halde lesend und schreibend zugreifen, so sehen wir, dass
zwischen diesen Operationen Abhdngigkeiten bestehen konnen, die wir mit der bis-
her dargestellten Form des SSA-Graphen nicht ausdriicken. Zwischen Operationen,
die moglicherweise die gleiche Stelle der Halde lesen oder beschreiben, besteht eine
Abhdngigkeit liber den Zustand der Halde selber. Die Abhdngigkeiten, die bestehen
kdnnen, haben wir in Tabelle 4.1 zusammengefasst. Mit Ausnahme der Kombination
von zwei lesenden Operationen ist die Ausfiihrungsreihenfolge zweier Haldenopera-
tionen durch die genannten Abhdngigkeiten entscheidend. In der bisher gelieferten
Graph-basierten SSA-Darstellung miissen wir also eine Moglichkeit vorsehen, die
Abhdngigkeit von Haldenoperationen liber den Zustand der Halde darzustellen.

Haldenoperationen in SSA-Graphen Um die Abhangigkeiten zwischen Halden-
operationen in SSA-Graphen auszudriicken, behandeln wir den Zustand des Hal-
denspeichers wie eine lokale Variable. Jede Haldenoperation liest den Wert dieser
Variable, und definiert die Variable mit einem neuen Wert. Wie fiir die anderen lo-
kalen Variablen setzen wir fiir den Zustand des Haldenspeichers ®-Funktionen wie
in Definition 4.6 beschrieben ein.

Um mehr Details iiber die Firm-Graphen beschreiben zu kénnen, widmen wir
uns zundchst in Abschnitt 4.3.3 der Reprasentation der statischen Programmteile,

2Der urspriingliche Name der Variable kann von Interesse sein, wenn man zusatzlich noch Infor-
mationen zur Fehlersuche am laufenden Programm (engl. debugging) erhalten mochte.
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um dann in Abschnitt 4.3.4 auf die SSA-basierte Reprdasentation der Prozeduren
einzugehen.

4.3.3 Statische Programmstruktur

Das Ziel, das mit der Entwicklung von Firm erreicht wurde, ist die Darstellung des
gesamten Programmes innerhalb einer Infrastruktur. Innerhalb von Firm sind alle
Informationen reprisentiert, die von dem Ubersetzer aus den Quelldateien gelesen
und die durch das Backend iibersetzt werden. Durch Firm wird immer genau ein
vollstandiges Programm P dargestellt. Welche Elemente dazu ndtig sind, geben wir
im Folgenden an:

Prozeduren Es existiert eine Menge von Prozeduren P, die alle als SSA-Graphen
reprasentiert sind. Eine Prozedur p € P bekommt zu Beginn ihrer Ausfiihrung Null
oder mehr atomare Werte (ibergeben, und gibt Null oder einen atomaren Wert zu-
riick. Die Tupel bestehend aus dem Datentyp des Riickgabewertes und der zulassi-
gen Datentypen der Argumente der Prozedur nennen wir ihre Signatur signature(p).
In Firm werden Parameter immer per Wert ilibergeben. Andere Methoden der Pa-
rameteriibergabe, wie z. B. durch Namens- und Referenzparameter bilden wir auf
die Werteparameter von Firm ab.

Wir nutzen Prozeduren in Firm, um einige Prozeduren des Quellprogramms
umzusetzen. Wir setzen die sog. statischen Methoden von Java und die Konstruk-
toren von Klassen um [GJS97, § 8.4.3.2 und § 8.8], und wir kdnnen damit die
gleich benannten Konzepte aus C++ [Koe97, § 9.4 bzw. § 12.1] und die sog. freien
Funktionen [Koe97, § 8.3.5] umsetzen.

Aufrufklammern Die Modi der Parameter einer Prozedur bestimmen implizit,
wie die Aufrufklammer der Prozedur zusammengesetzt sein muss. Solange die zu
Grunde liegende Quellsprache ausschlieBlich Parameteriibergabe per Wert- oder per
Referenziibergabe vorsieht, ist dies ausreichend. Um eine Parameteriibergabe mit
Namensparametern oder mit Namens/Ergebnisparametern umzusetzen, oder um
Zugriff auf die dynamischen Vorganger in der Aufrufhierarchie zu ermdglichen, kon-
nen wir Aufrufklammern formell durch Objekte darstellen, die zwischen Prozeduren
tibergeben werden. Die Objekte, die wir aus diesem Grund erstellen, sind markiert,
so dass das Backend sie wieder erkennen und geeignet behandeln kann.

Programmeinsprung |n einem Firm-Programm existiert genau eine Prozedur,
die als Programmeinsprungsprozedur ausgezeichnet ist. Die Ausfiihrung des Pro-
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gramms geschieht dadurch, dass diese ausgezeichnete Prozedur ausgefiihrt wird.
Wir geben dieser Prozedur im Folgenden den Namen main.

Initiale Belegung von Variablen In Firm existieren keine impliziten Annahmen
uber initiale Werte von Variablen. Wir unterscheiden hier zwischen lokalen Variablen
auf der Aufrufklammer, und globalen Variablen und Feldern von Objekten.

Lokale Variablen werden in Firm-Graphen nur implizit durch DatenfluBkanten
dargestellt (siehe dazu nachfolgenden Abschnitt 4.3.4), und initiale Werte werden
dort durch Konstanten dargestellt werden. Findet in der Quellsprache auf eine lo-
kale Variable zuerst ein lesender Zugriff statt, so folgen wir den Regelungen, die
die Quellsprache fiir diesen Fall vorsieht und generieren eine Konstante mit dem
vorgeschriebenen Wert. Liefert die Quellsprache hier keine Vorschrift, so erstellen
wir eine Konstante, deren Wert als ,unbekannt” gesetzt wird.

Fiir die Werte, die Felder von Objekten direkt nach der Allokation haben, folgen
wir der Quellsprache dadurch, dass wir Anweisungen generieren, die die geforderten
Werte explizit schreiben. Fiir den Fall, dass wir die Initialisierung im Backend effizi-
enter als durch Ausfiihrung der generierten Anweisungen umsetzen kdnnen, werden
diese Anweisungen mit einer Markierung versehen, anhand derer sie das Backend
erkennen kann.

Globale Variable miissen ebenfalls durch explizite Anweisungen initialisiert wer-
den. Gegebenenfalls muss der Ubersetzer eine eigene Prozedur generieren, die diese
Initialisierung tibernimmt. Zweckmassigerweise erstellt man aus der Prozedur, die in
der Quellsprache als Programmeinsprungsprozedur erscheint, eine Firm-Prozedur,
und generiert eine main-Prozedur in Firm, die zundchst die Initialisierungsprozedur
und dann die Programmeinsprungsprozedur des Quelltextes aufruft.

Datentypen In Firm existieren Entsprechungen fiir alle Datentypen, die fiir das
Programm P benotigt werden. Fiir atomare Werte, wie Gleit- und Festkommazah-
len, fiir Bitmasken und fiir Zeiger existieren in Firm die sog. Modi. Die Verbundtypen
werden durch Entitaten reprasentiert.

Modi Innerhalb des Firm-Graphen werden iiber die Kanten ausschlieBlich atoma-
re Werte ubertragen. Fiir diese atomaren Werte existieren in Firm sog. Modi. Es
existieren konkrete und symbolische Modi. Wir stellen zunachst die Modi in ihrer
Gesamtheit vor, erkldaren ihre Bedeutung spater in Zusammenhang mit den Opera-
tionen, die sie nutzen.
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Name Symbol Bedeutung

Ausfiihrung X Berechtigt einen Grundblock zur Aus-
fiihrung

Speicher M Zustand des Haldenspeichers

Boolescher Wert B {true, false}

Ganzzahl / in geeigneter Ausprdagung

Gleitkommazahl F in geeigneter Auspragung

Zahl Z F oder /

Zeiger P

Referenz R

Wert allg. 4 Z, B oder R

Ungiiltig 1 kiinstl. Typ fiir Prozeduren ohne Riick-
gabewert

Fiir die Ganzzahl- und Gleitkommazahl-Modi kénnen wir Auspragungen bilden, die
sich in der Darstellung und Wortbreite unterscheiden.

Referenzen und Zeiger Innerhalb von Firm unterscheiden wir die Modi R fiir
Referenzen und Z fiir Zeiger. Referenzen sind lediglich Deskriptoren fiir (oder Ver-
weise auf) Objekte. Hinter Zeigern verbergen sich Speicheradressen. Dies beein-
flusst, welche Operationen auf Werten dieser Modi zuldssig sind: Auf Referenzen
konnen wir immer die Feld- und Methodenauswahl durch den spater beschriebe-
nen select-Knoten durchfiihren, wahrend arithmetische Operationen nicht definiert
sind; mit Zeigern konnen wir arithmetische Operationen durchfiihren (Speichera-
rithmetik), wahrend einer select-Operation mit einem Zeiger als Argument keine
sinnvolle Semantik zugeordnet werden kann. Mit dieser Unterscheidung erhalten wir
eine zusatzliche Moglichkeit, sowohl die Firm-Graphen selber als auch den Ablauf
von Analysen auf Firm-Graphen auf Konsistenz zu iiberpriifen. Bei der Ubersetzung
von Firm-Graphen in Prozessor-spezifische Sprachen (Assembler) konnen Referen-
zen auf die am Ende von Abschnitt 4.3.5 erwdhnten breiten Referenzen abgebildet
werden, wahrend Zeiger auf den auf den Adress-Datentyp der Zielarchitektur abge-
bildet wird, oder es werden beide Modi auf den dort vorhandenen Adress-Datentyp
abgebildet.

Entitaten Verbundtypen werden in Entitaten durch Angabe der in ihnen enthal-
tenen Komponenten beschrieben. Der allgemeinste Verbundtyp ist der der Klasse.
Andere Verbundtypen enthalten Teilmengen der Komponenten, die eine Klasse aus-
machen konnen.

Die Unterscheidung zwischen Modi und Entitdten ist so gewahlt, dass genau auf
die Werte, die durch Modi beschrieben werden, atomar zugegriffen werden kann,
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wahrend aus Entitaten zunachst ihre Komponenten ausgewahlt werden miissen.
Anweisungen, die in einer Programmiersprache auf solchen Werten operieren, die
in Firm durch Entitdten beschrieben werden, und die in der Programmiersprache als
atomare Operation erscheinen, werden bei dem Aufbau von Firm in Operationen
zerlegt, die auf den Komponenten operieren. Ein Beispiel hierfiir ist die Zuweisung
zwischen zwei Variablen in C, deren Typ ein struct ist.

Klassen Eine Klasse besteht aus Methoden und Feldern. Zur Laufzeit kdnnen
durch das Programm Objekte alloziert werden, die Exemplare von Klassen sind. Auf
die Klassen in Firm konnen wir Verbundtypen und Klassen von objektorientierten
Sprachen abbilden,

Objekte und Exemplare Wir verwenden die Begriffe Objekt einer Klasse und
Exemplar einer Klasse synonym. In den Fallen, in denen es uns darauf ankommt,
dass ein Objekt o eine bestimmte Klasse D reprdsentiert, reden wir von o als einem
Exemplar von D. Wenn es nicht entscheidend ist, was fiir eine Klasse reprasentiert
wird, reden wir von dem Objekt o.

Methoden und Felder Die Felder einer Klasse ¢ beschreiben, welche Datenfelder
in einem Objekt vorhanden sein miissen, das ein Exemplar von c ist. Jedes Feld hat
einen atomaren Typ.

Die Methoden methods(c) einer Klasse c¢ sind Platzhalter fiir Aktionen, die
mit Exemplare von ¢ ausgefiihrt werden konnen. Wie bei Prozeduren existiert fiir
jede Methode m € methods(c) eine Signatur signature(m). Eine Methode m €
methods(c) kann durch eine Prozedur p € P implementiert sein, die die gleiche
Signatur wie m hat. Ist m durch p implementiert, dann bedeutet dies, dass der
Aufruf von m eines Objekts von Klasse ¢ die Ausfiihrung der Prozedur p verursacht.
Wir notieren dann: p = impl(c, m,).

Abstrakte Methoden und Klassen Eine Methode, die zwar in einer Klasse spe-
zifiziert ist, fir die jedoch keine Prozedur angegeben ist, die diese Methode im-
plementiert, nennen wir eine abstrakte Methode. Eine Klasse, die mindestens eine
abstrakte Methode enthadlt, nennen wir eine abstrakte Klasse. Von einer abstrakten
Klasse diirfen keine Objekte instantiiert werden.

Die Signatur einer Klasse Die Menge an Signaturen der Methoden einer Klasse,
und die Typen der Felder der Klasse, nennen wir die Signatur der Klasse.
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Vererbung und Polymorphie Klassen haben jeweils null oder mehr Unter- und
Oberklassen. Hat Klasse ¢ die Unterklasse ¢’, so bedeutet dies gleichzeitig, dass ¢’
die Oberklasse ¢ hat. Ist entweder ¢’ = ¢ oder ist ¢’ eine direkte Unterklasse von
¢, so notieren wir: ¢/ — ¢. Ist ¢ = ¢ oder ist ¢” eine transitive Unterklasse von c,
so notieren wir: ¢ —* ¢. Der Graph {(c,c’) € CxC:c# c' Ac' — ¢} muss stets
azyklisch sein. Eine Klasse ¢ erbt alle Merkmale ihrer Oberklassen. Fiir die Felder
bedeutet dies, dass in ¢ — zusatzlich zu den fiir ¢ spezifizierten Feldern — auch
alle Felder ihre Oberklassen vorhanden sind.

Fiir Methoden bedeutet dies Folgendes: Fiir jede Methode m, die in einer Klas-
se ¢ existiert, existiert m auch in jedem ¢’ —* ¢, und

1. wenn min ¢ abstrakt ist, kann min ¢’ abstrakt sein, oder sie kann durch eine
Prozedur implementiert sein;

2. wenn m in ¢ durch eine Prozedur p implementiert ist, kann m in ¢’ auch
durch p oder durch eine andere Prozedur p’ implementiert sein.

Ist min ¢ und ¢’ unterschiedlich implementiert, so sagen wir, dass in Klasse ¢’ die
Methode m iiberschrieben wird.

Durch Vererbung erreichen wir Polymorphie: Da Exemplare einer Klasse ¢’ — ¢
alle Merkmale von Exemplaren von ¢ haben, darf zur Laufzeit in jede Operation,
die fiir Exemplare von ¢ maglich ist, auch ein Exemplar von ¢’ eingehen. Bei Me-
thodenaufrufen wird dann die Prozedur ausgefiihrt, die die aufgerufene Methode in
der Klasse ¢’ implementiert. Ein Aufruf, der syntaktisch an die Methode m einer
Klasse ¢ geht, kann also zur Laufzeit an die Implementierung von m in einer beliebi-
gen Unterklasse ¢ —7 ¢ erfolgen. Die Menge aller Prozeduren, die hier ausgefiihrt
werden konnen, ist also impfl* (¢, m) := {p = impl(c", m)|c" = cv " =% c}.

4.3.4 Firm-Graphen

Die Implementierung einer einzelnen Prozedur wird in Firm, wie bereits in Ab-
schnitt 4.3.2 vorbereitet, als ein Graph dargestellt.

Die Knoten dieses Graphen sind Operationen; die Kanten zwischen den Kno-
ten stellen die Verwendung von Werten dar. In Firm sind die Kanten immer vom
Konsumenten eines Wertes zu dessen Produzenten gerichtet. Davon abgesehen ist
ein Firm-Graph ein Datenflussgraph, dessen Knoten Operationen darstellen; eine
Operation kann genau dann ausgefiihrt werden, wenn alle ihre Eingange mit Da-
ten versorgt sind. Nach der Ausfiihrung produziert sie ein Ergebnis, das anderen
Operationen zur Verfiigung steht.
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Konkrete und symbolische Knoten Die Knoten haben zum Teil ihre Entspre-
chung in der Quellsprache und auf dem Zielprozessor. Wir sprechen von konkreten
Knoten. Andere Knoten haben keine solche direkte Entsprechung, sondern sie die-
nen zur (oder erleichtern die) Darstellung des SSA-Graphen; wir sprechen dann von
symbolischen Knoten.

Grundblockgraph Aus den herkdommlichen Programmreprdsentationen [Mor98,
RVW*97, WM96, WG84] iibernommen haben wir die Grundblocke und den Grund-
blockgraphen. Ein Grundblock ist ein Container, der andere Operationen enthalt.
Mit BB (p) bezeichnen wir die Grundblocke einer Prozedur p € P.

Start- und Endblock Zwei Grundblocke haben eine besondere Bedeutung im
Firm-Graphen: Der Start- und der Endblock. Die Ausfiihrung einer Prozedur beginnt
damit, dass der Startblock ausgefiihrt wird. Die Ausfiihrung des Endblockes symbo-
lisiert das Ende der Prozedurausfiihrung. Der Startblock hat als einziger Grundblock
keine Vorganger, und der Endblock darf nicht als Vorganger eines Grundblockes auf-
treten.

Ablaufsteuerung Die Grundblécke bilden mit ihren Operanden den Grundblock-
graph. Die Operanden eines Grundblockes sind Operationen der Ablaufsteuerung.
Die Operationen, die als Operanden eines Grundblocks b dienen, liegen in den
Grundblocken, die Ablaufvorgdanger von b sind.

Es gibt zwei Knoten, die als Vorgdnger von Grundblécken auftreten kdnnen, den
bedingten Sprung, und den unbedingten Sprung:

Name Operation Operanden und Modi
bedingter Sprung cond(b) — (x¢, xr) b B
unbedingter Sprung jmp() — x X, Xt, Xf X

Beide Operationen werden innerhalb eines Grundblockes immer zuletzt ausgefiihrt.
Beide produzieren Werte vom symbolischen Typ X (fiir engl. execute), die es dem
Ablaufnachfolger erlauben, die Ausfiihrung seiner Operationen anzustoBen. Der un-
bedingte Sprung produziert immer einen Wert fiir den Ablaufnachfolger. Von den
beiden Werten, die bei dem bedingten Sprung angegeben sind, wird immer nur ein
Wert liberhaupt produziert. Welcher dies ist, hangt von der Bedingung b ab: Ist sie
wahr, so wird der Wert x; produziert, sonst der Wert x¢. Der Modus von b ist der
boolesche Modus B.

Es gibt noch zwei weitere Knoten, die wir zur Ablaufsteuerung verwenden: Den
Start- und den Returnknoten.

Der Startknoten steht immer im Startblock, und symbolisiert den initialen Zu-
stand bei Beginn der Prozedurausfiihrung. Er hat selber keine Operanden. Die Wer-
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te, die er produziert, hangen von der Signatur der Prozedur ab: Er produziert in
jedem Fall den initialen Speicherzustand m vom Modus M und die initiale Aus-
fiihrungsberechtigung, die, wie die der Wert von Spriingen vom Modus X ist. Fiir
jeden Parameter der Prozedur produziert der Startknoten einen Wert p;, der den
Modus’ V; des i-ten Parameters hat, und der den aktuellen Wert dieses Parameters
reprasentiert.

Der Returnknoten hat einen oder zwei Operanden: Er konsumiert in jedem Fall
den Speicherzustand m. Sofern die Prozedur einen Riickgabewert liefert, konsumiert
er einen weiteren Operanden r mit dem Modus R des Riickgabewertes.

Name Operation Operanden und Modi
Prozedurstart start() = (m,x,po,....pn) M M

X X
Return ohne Wert  return(m) — x pi Vi
Return mit Wert return(m, v) — x v %

Returnknoten liegen immer in den direkten Vorgangern des Endblocks. Der End-
block ist der einzige Block, der Returnknoten als Vorganger hat.

Ablaufsteuerung zur Ausnahmebehandlung Um die Mechanis-
men zur Ausnahmebehandlung gangiger objektorientierter Spra-
chen reprasentieren zu konnen, existieren in Firm folgende Knoten:

Name Operation Operanden und Modi
Explizite Auslosung  throw() — x X X
Sprung wg. Aus- exgmp() — x

nahme

Return wg. Aus- excreturn(m) — x m M
nahme

Der throw-Knoten stellt den expliziten Einsprung in die Ausnahmebehandlung dar
(aquivalent zur throw-Anweisung von C++ oder Java), mit excimp stellen wir einen
Sprung dar, der deshalb und dann durchgefiihrt wird, weil bzw. wenn eine Ausnahme
aufgetreten ist und weiter verarbeitet wird. Mit dem excreturn-Knoten stellen wir
die Beendigung einer Prozedur wegen einer nicht behandelten Ausnahme dar. Er
liefert, wie der return-Knoten, den Speicherzustand m, der zum Ausfiihrungszeit-
punkt herrscht. Wie die return-Knoten sind die excreturn-Knoten immer Operanden
des Endblocks.

Weitere Details werden nicht durch die hier genannten Firm-Knoten dargestellt. Die
konkrete Definition der Ausnahmebehandlung in der Quellsprache, wie zum Beispiel
die Identifikation der Ausnahme oder das Finden einer geeigneten Behandlungsrou-
tine fiir die Ausnahme muss durch weitere, geeignete Firm-Knoten implementiert
werden.
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Projektions-Knoten Manche Firm-Knoten haben mehr als einen einzigen Riick-
gabewert. Wahrend wir in dieser Darstellung den Riickgabewert jeweils als Tupel
angeben, werden in der Implementierung von Firm die einzelnen Komponenten ei-
nes Tupels durch die Projektions-Knoten unterschieden. Ein Projektions-Knoten
hat den Tupel-wertigen Knoten als Operanden, und ist mit der Komponente des
Tupels markiert, die er aus dem Operanden auswabhlt.

Name Operation Operanden und Modi
Projektion proj;(m1,ma,...,mp) = m; mg beliebig fiir
k<|[1,...n]

®-Knoten Fiir die Darstellung von ®-Funktionen in SSA existiert in Firm der ®-
Knoten. Die Anzahl seiner Operanden ist, wie in Definition 4.6 erklart, gleich der
Anzahl der Ablaufvorganger des Grundblockes, in dem sich der ®-Knoten befindet.
Die Modi aller Operanden miissen iibereinstimmen.
Name Operation Operanden und Modi
®-Knoten S(v1,...,vn) 2V Vi,.., Vv Vund M

Konstanten Um konstante Werte darzustellen, verwenden wir einen eigenen Kno-
ten. In der Implementierung von Firm kann dieser Knoten sowohl mit einem konkre-
ten Wert ausgeriistet werden, als auch mit einem symbolischen Verweis versehen
werden. Diese Verweise konnen sich auf GroBen beziehen, die erst im Laufe der
Ubersetzung — zum Beispiel bei der Berechnung der Speicherabbildung der Klas-
sen — bekannt werden. Die symbolischen Verweise werden dann durch konkrete
Werte ersetzt, wenn diese berechnet worden sind. Mit V' bezeichnen wir den Modus

der Konstante:
Name Operation Operanden und Modi

Konstante const() = v v %

Arithmetische Operatoren Die Operatoren, die in gangigen Programmierspra-
chen zu finden sind, sind auch in Firm vorhanden. Die Grundrechenarten auf Fest-
und Gleitkommawerten sowie Bit-orientierte Operationen stehen zur Verfiigung.
Fiir die vollstandige Aufzdhlung verweisen wir auf [TLB99].

Name Operation Operanden und Modi
Arithm. Op. arith(z1,z) — z Z,71,2 Z
Bit. Op. bitop(v1,v2) — v v, Vv, Vo V\F

Typumrechnung und -interpretation Mit dem conv-Konten kdnnen wir drei ver-
wandte Operationen ausdriicken: Zundchst die dynamische Uminterpretation einer
Referenz auf Objekte von einem Typ T in eine Referenz auf einen Typ T/ # T,
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dann die Umrechnung von Werten der Modi in V' untereinander, wie zum Beispiel
die Umrechnung eines Gleitkommawertes in einen Festkommawert, und schliesslich
die statische Uminterpretation zwischen beliebigen Modi.

Die Uminterpretation einer Referenz ist innerhalb von Firm nicht nur an den
Stellen notig, an denen der Quelltext dies verlangt (type cast), sondern auch dann,
wenn dies durch die Quellsprache (wie zum Beispiel in [ES90, Absch. 4.6]) gefor-
dert wird. Es wird dem Backend iiberlassen, die notigen Umrechnungen ([ES90,
Absch. 10.1c ff.]) zu bestimmen und einzufiigen.

Name Operation Operanden und Modi
Dyn. Uminterpreta- conv(r) —r' rr! R

tion

Wert-Umrechnung  conv(v) — v/ v, v/ %

Stat. Uminterpre- conv(v) — v/ v, v/ RUV
tation

Haldenoperationen Unter Haldenoperationen fassen wir alle Operationen zusam-
men, die direkt mit Zugriffen auf Objekte zu tun haben, die auf der Halde alloziert
sind. Die unterschiedlichen Aufgaben, die dabei zu erfiillen sind, sind in Firm auf
unterschiedliche Knoten aufgeteilt. Wir stellen zundchst die nétigen Knoten vor.
Dabei sei f ein Feld eines Objektes, und v gleich dem Modus dieses Feldes.

Name Operation Operanden und Modi
Feld auswahlen select(m,r,f)— (m', p) m, m’ M
Wert laden load(m, p) — (m', v) r R
Wert schreiben store(m,p,f) — m'’ p P
Objekt allozieren alloc(m) — (m', r) v %

Alle Haldenoperationen konsumieren und produzieren einen Wert vom Modus M.
Dieser Wert stellt den Zustand des Hauptspeichers vor bzw. nach der Ausfiihrung
der Operation dar. Damit stellen wir die Abhdngigkeiten zwischen den Operationen
tiber den Inhalt der Halde dar.

Der Parameter r ist stets die Referenz auf das Objekt, dessen Feld f gelesen
bzw. beschrieben werden soll. Der select-Knoten kapselt die Berechnung des Zeigers
auf das Feld f aus der Referenz r. Der alloc-Knoten schlieBlich dient der Allokation
von Objekten. Er wird mit einem symbolischen Verweis auf die Klasse ausgeriistet,
von der ein Exemplar alloziert werden soll. Aus diesem Verweis wird im Backend
des Ubersetzers die benétigte GroBe der Allokation berechnet.

Prozedur- und Methodenaufrufe Um Aufrufe an Prozeduren und Methoden
auszudriicken, existieren in Firm die Knoten select und call. Es seien vq,..., Vi
die Modi der Parameter der Prozedur bzw. der Methode, und v, der Modus des
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Riickgabewertes; weiterhin sei x eine Prozedur, und y eine Methode:

Name Operation Operanden und Modi
Methodenauswahl  select(m,r,x) — (m’, p) m, m' M
Prozedurauswahl select(m, L,y) — (m', p') Vi, ..., Vn Vi,..., Vi
Methode aufrufen call(m,p,vy, ..., Vn) — v V,
(m', vr)
Prozedur aufrufen call(m,p, vy, ..., Vn) - r R
(m',vr)
p P

Wie bei den Haldenoperationen kapselt der select-Knoten die Berechnung eines
Deskriptors fiir die aufzurufende Prozedur bzw. das Nachschlagen der Prozedur,
die in der Klasse des Objektes r als Implementierung der aufgerufenen Methode
steht. Der call-Knoten stellt den eigentlichen Aufruf der ausgewahlten Prozedur
dar.

Konventionen fiir Methodenaufrufe Methoden sind — im Gegensatz zu Pro-
zeduren — an Klassen gebunden. Sie stellen eine Abstraktion von Prozeduren dar,
bei der die Zugehorigkeit der Methode zur Klasse betont wird, wahrend durch Po-
lymorphie von der Implementierung abstrahiert wird. Methoden werden immer (iber
ein Exemplar einer Klasse aufgerufen. Der Ablauf der Methode bezieht sich primar
auf dieses Exemplar. Wahrend der Ausfiihrung der Methode (das heisst natiirlich,
der Prozedur, die die Methode implementiert), steht ein Verweis auf das Exemplar
zur Verfiigung. Er tritt als ,this" in C++ [ES90] und Java [GJS97] und als ,,self"
in Sather [Goo96, BGK99] und Eiffel [Mey92] auf.

In Firm muss diese Referenz, wenn sie gebraucht wird, explizit in die Signatur
von Methode und implementierenden Prozeduren aufgenommen und beim Metho-
denaufruf als Argument iibergeben werden. Per Konvention wird die Referenz als
nullter Parameter libergeben; danach folgen die Parameter, die sich aus der Dekla-
ration der Methode im Quellcode ergeben.

Strikte Ausfiihrung von Firm-Graphen Die Ausfiihrung von Firm-Graphen ist,
abgesehen von den im Folgenden genannten Ausnahmen, strikt: Wird ein Grund-
block ausgefiihrt, so miissen alle in ihm enthaltenen Operationen ausgefiihrt wer-
den. Ausnahmen hierbei sind die proj-Knoten, die den nicht genommenen Ausgang
eines bedingten Sprunges auswahlen, und excjmp-Knoten, in dem Fall, dass keine
Ausnahme aufgetreten ist. Mit der Ausfiihrung eines Grundblockes, der nicht der
Endblock ist, muss auch dessen Nachfolger ausgefiihrt werden. Wird keines der Er-
gebnisse, das eine Operation produziert, von einer anderen Operation verwendet, so
braucht diese Operation nicht ausgefiihrt werden. Sie zahlt dann auch selber nicht
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class Helper {
public int _field;
}
public class CallAndAdd {

nnnnn

public int call_and_add (CallAndAdd caa) {

int num
num += 17;
return (num);

}

caa.getHelper ()._field;

private Helper getHelper () {

return (_helper);
}
private Helper _helper;
}
X

Abbildung 4.2: Beispiel fiir einen Firm-Graphen. Dargestellt
CallAndAdd.call_and_add (). Der Java-Quellcode, aus dem dieser Graph ent-

stand, ist darunter angegeben.

@
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mehr als Konsument ihrer Operanden, wodurch ggf. weitere Operationen nicht aus-
gefiihrt zu werden brauchen.

4.3.5 Speicheranordnung und Polymorphie

In diesem Abschnitt erwahnen wir einige Details der Umsetzung der Zwischenrepra-
sentation Firm in Assembler. Um die Ubersetzung von Firm-Graphen in Assembler
brauchen wir uns in dieser Arbeit nicht zu sorgen[Boe05], aber wir gehen im Folgen-
den auf die Umsetzung der statischen Strukturen ein, die in einem Firm-Programm
spezifiziert sind.

Speicheranordnung von Objekten Die Felder, die eine Klasse enthdlt, werden
nacheinander im Speicher angeordnet. Um Reihungen (engl. arrays) zu speichern,
konnen die einzelnen Eintrage aneinandergereiht werden.

Felder konnen nicht immer liickenlos aneinandergereiht werden. Von wenigen
Ausnahmen abgesehen verlangen alle Prozessorarchitekturen, dass jedes Feld min-
destens nach seinem eigenen Umfang ausgerichtet ist, dass also ein Feld mit einer
Lange von n Bytes an einer Position angeordnet wird, die ein ganzzahliges Vielfa-
ches von n ist.

Um die Speicheranordnung fiir Exemplare einer Klasse ¢’ zu berechnen, werden
zundchst fiir jede Oberklasse ¢ von ¢’ alle Felder von ¢ genau so angeordnet, wie
fiir Exemplare von c¢. Danach werden die Felder angereiht, die in ¢’ spezifiziert sind.

Um Eigenschaften wie die sog. virtuellen Oberklassen von C++ zu implementie-
ren, konnen wir die in [Tra00, ES90] beschriebenen Techniken verwenden.

Implementierung von polymorphen Methodenaufrufen Um den polymorphen
Aufruf von Methoden einem Exemplar von Klasse ¢ zur Laufzeit auf diejenigen
Prozeduren weiterzuleiten, mit der ¢ die Methoden jeweils implementiert, wird eine
Zuordnungstabelle (engl. vtable) pro Klasse generiert. In einer Tabelle fiir Klasse ¢
sind Deskriptoren fiir die Prozeduren gespeichert, die Methoden von ¢ implemen-
tieren. Der Zugriff auf die Tabelle geschieht iiber einen Methoden-Index. Der Index
fiir eine Methode ist fiir alle Klassen, die diese Methode iiber Vererbung gemeinsam
haben, gleich. Das heiB3t, dass fiir eine Methode m mit dem Index iy, in jeder Zuord-
nungstabelle der Deskriptor fiir die jeweils implementierende Prozedur an Stelle i,
eingetragen ist.

Wenn die zu Grunde liegende Quellsprache Mehrfachvererbung vorsieht, kann
es notig sein, dass der Zeiger auf das Exemplar vor dem Aufruf angepasst werden
muss. Dies ist immer dann notig, wenn die aufgerufene Methode in einer Oberklas-
se c* von ¢ implementiert ist, deren Felder nicht am Anfang des Datenbereiches
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von ¢ angeordnet wurden. Fiir eine ausfiihrliche Beschreibung verweisen wir wieder
auf [Tra00, ES90].

Bei einem polymorphen Methodenaufruf an ein Exemplar von Klasse ¢ muss die
Zuordnungstabelle fiir ¢ gefunden werden. Dies kann man auf zwei Arten imple-
mentieren:

Verweis aus dem Exemplar: In jedem Exemplar wird ein Feld generiert, in dem
ein Verweis auf die Zuordnungstabelle abgelegt wird. Um den Methodenaufruf
durchzufiihren, wird dieses Feld ausgelesen; dann wird mittels des Methoden-
Indexes der gesuchte Prozedurdeskriptor nachgeschlagen. In Abbildung 4.3(a)
ist dies an einem Beispiel dargestellt.

Breite Referenzen: Eine Referenz auf ein Exemplar besteht aus zwei Zeigern: Ein
Zeiger, der auf den Beginn des Datenbereiches des Exemplares zeigt, und ein
Zeiger, der auf die Zuordnungstabelle zeigt. Um den Methodenaufruf durch-
zufiihren, wird {iber den Verweis auf die Zuordnungstabelle der Prozedurde-
skriptor direkt ausgelesen. In der Literatur wird diese Technik mit dem Begriff
.fat pointer" bezeichnet. Sie ist in Abbildung 4.3(b) gezeigt.

Bei der Implementierung mit Zeigern muss also auf das Exemplar zugegriffen wer-
den, um einen Methodenaufruf durchzufiihren, wahrend bei der Verwendung von
fat pointers nur die Referenz auf das Exemplar bendétigt wird.

Proz. 1
vtable —
Typ
Zeiger Objekt Proz. 1 Proz. 1 /'Proz, 2
vtable vtable ) Zeiger Proz. 2 o
Feld 1 Typ Zeaer Proz. 3
FId2| [Proz. 1] [Proz 2 J ~. | “Proz.3
Proz. 2 Proz. n
Feld n Proz. 3
r. Z I ™Proz 3 Objekt Proz. n
Feld 1 e
Proz.
et Feld 2
Proz. n e
e Feld n
(a) Implementierung mit Referenzen (b) Implementierung mit fat pointers

Abbildung 4.3: Implementierung von fat pointers und normalen Referenzen
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4.4 Zeigeranalyse

Um Informationen dariiber zu erhalten, wie ein Programm mit Referenzen umgeht,
und wie es auf Objekte zugreift, verwenden wir eine Zeigeranalyse. Eine Zeiger-
analyse ist eine Programmanalyse, die diejenigen Anweisungen analysiert, in denen
Referenzen verwendet werden3.

Wir geben zunichst einen kurzen Uberblick iiber Zeigeranalysen im Allgemeinen
und widmen uns dann unserer Implementierung einer Zeigeranalyse im Speziellen.

Abstrakte Werte In einer Programmanalyse werden die Werte, die Ausdriicke
zur Laufzeit annehmen konnen, abstrahiert. Zur Abstraktion wird ein vollstandiger
Verband [NNH99] verwendet.

Die abstrakten Werte werden so gewahlt, dass sie einen vollstandigen Verband
(V,C,u,n, L, T) bilden [BS81]. Dabei ist (V,C) eine teilgeordnete Menge, und
M bzw. LI das Supremum bzw. das Infimum der Teilordnung; L bzw. T sind das
kleinste bzw. das grosste Element von V. In Abschnitt 4.4.1 werden wir beschreiben,
wie wir diese Werte fiir unsere Analyse wahlen.

Kontexte Da eine Operation op an einer Stelle s im Programm auf mehr als
einem einzigen Ausfiihrungspfad erreicht werden kann, sucht man in einer Pro-
grammanalyse, diese unterschiedlichen Ausfiihrungen zu unterscheiden. Diejenigen
Ausfiihrungspfade, die nicht unterschieden werden, fasst man jeweils in einem Kon-
text zusammen:

Definition 4.7 (Kontext) Fiir eine Operation op an einer Stelle s im Programm
verstehen wir unter einem Kontext § von op eine Teilmenge aller Ablaufpfade, iiber
die op bei s erreicht werden kann. Die Menge A (op) aller Kontexte von op ist eine
Partition aller Ablaufpfade, auf denen op erreicht werden kann. Die Menge A ist
die Menge aller Kontexte, die innerhalb eines Programms existieren.

Transferfunktionen Eine Zeiger-Analyse ist eine Programmanalyse liber allen An-
weisungen und Ausdriicken von P, die Referenzen verwenden. Der zu Grunde lie-
gende Datentyp ist also T = {alle Referenzen}.

3In Abschnitt 4.3.4 hatten wir darauf hingewiesen, dass innerhalb unserer Programmreprisenta-
tion zwischen Zeigern und Referenzen unterschieden wird. Die Analyse, die wir in diesem Abschnitt
vorstellen, bezieht sich auf die Werte, die wir in Firm als ,Referenzen” bezeichnet haben. Da diese
Analyse jedoch im allgemeinen Sprachgebrauch als ,Zeigeranalyse” bezeichnet wird, folgen wir die-
sem Beispiel und verzichten auf die Bezeichnung ,Referenzanalyse®, auch wenn sie konsistent mit
den Begriffen der zu Grunde liegenden Programmreprasentation ware.
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Den Effekt einer Anweisung op auf den Programmzustand zur Laufzeit be-
schreiben wir in einer Programmanalyse durch eine geeignete Transferfunktion
Pto(op) : S — &' auf eine Abstraktion S C V des Programmzustandes. Die An-
forderung an die Definition von Transferfunktionen ist, dass jede Transferfunktion
sicher ist. Eine Transferfunktion einer Anweisung op ist genau dann sicher, wenn sie
eine gegebene Abstraktion § eines Zustandes, der der Ausfiihrung von op besteht,
nur in eine Abstraktion Pto(op): S+ &' CV abbildet, die mindestens die Zustan-
de abstrahiert, die durch die Ausfiihrung von op existieren kdnnen, nachdem op in
einem von S abstrahierten Zustand ausgefiihrt wurde.

4.4.1 Eigenschaften unserer Zeigeranalyse

Zielsetzung Wir entwickeln unsere Zeigeranalyse so, dass sie fiir unsere Zwecke
geeignet ist. Wir wollen mit unserer Analyse Programme im Ganzen analysieren,
und wir wollen die Ergebnisse der Analyse mit Blick auf das gesamte Programm
verwenden konnen. Es ist uns nicht besonders wichtig, Informationen iiber Details
des Programms zu erfahren (wie dies bei vielen Ubersetzeroptimierungen der Fall
ist). Hingegen legen wir viel Wert darauf, dass die Analyseinformationen (iber die
gesamte Struktur des Programmes hinweg aussagekraftig bleiben.

Die charakteristischen Eigenschaften unserer Zeigeranalyse stellen wir im Fol-
genden im Detail vor. Vorab erkldren wir, welche Ziele bei der konkreten Ausge-
staltung der Eigenschaften verfolgt wurden.

Das Namenschema, das wir in dem kommenden Abschnitt beschreiben, wah-
len wir sehr fein, um die zur Laufzeit allozierten Objekte in der Analyse moglichst
gut unterscheiden zu konnen. Zur Abstraktion verwenden wir die Idee des funk-
tionalen Speichers [Ste95], da wir durch die geeignete Wahl der Traversierung des
Programmes erreichen konnen, dass wir standig nur eine einzige Version der Ab-
straktion unterhalten miissen. Wir gestalten unsere Zeigeranalyse kontextsensitiv
und wahlen die Kontexte so, dass wir vornehmlich Prozeduren in unterschiedlichen
Aufrufkontexten analysieren konnen. Auf die Analyse von Anweisungen in unter-
schiedlichen intraprozeduralen Kontexten legen wir keinen Wert.

Namen und Namenschema Wir abstrahieren die moglichen Werte von Referen-
zen, die zur Laufzeit des Programms auftreten kdnnen, mit abstrakten Namen (kurz
Namen). Die Vorschrift, nach der Namen erstellt werden, ist ein Namensschema.
Jedes Namensschema muss folgende grundlegende Eigenschaft erfiillen:

Definition 4.8 (Mindestanforderung an ein Namensschema) Sejen ny,n, € N
zwei Namen, und sei fiir einen Namen n € N : objs(n) die Menge aller Objekte, die
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durch n reprasentiert werden. Dann muss stets gelten:

n#n = objs(n)Nobjs(ny) = 0.

Damit ergibt sich fiir die Zeigeranalyse V, .= 2N Wir geben in Tabelle 4.2 einige
Beispiele fiir Namensschemata an. Da zur Laufzeit Objekte an alloc-Operationen
neu entstehen, wahrend die anderen Operationen mit existierenden Objekten arbei-
ten, reicht es, wenn wir in Tabelle 4.2 angeben, welche Namen fiir alloc-Operationen
zu erstellen sind.

Wahl von V Beschreibung
No ={n} Alle Objekte werden auf einen Namen abgebildet.
Nr={nteT} Fiir jeden Typ t € T existiert ein Name.
Na={njliel} Fiir jede alloc-Operation wird ein Name erstellt.

Na={njslieldel} Fiir jede alloc-Operation wird fiir jeden Kontext, in
dem sie ausgefiihrt werden kann, ein Name erstellt.

Tabelle 4.2: Beispiele fiir Namensschemata

Schema N in Tabelle 4.2 ist ein triviales Schema, dass in Programmanalysen
zur Anwendung kommt, die Haldenoperationen iiberhaupt nicht beriicksichtigen.
Schema N1 liegt der schnellen Typanalyse [BS96] und der Typ-basierten Alias-
Analyse [DMM98] zu Grunde. Schema N/, ist ein einfaches Schema fiir schnelle
Zeiger-Analysen [Str91]. In [Tra00] kommt ein Schema zum Einsatz, das eine zur
Laufzeit der Analyse bestimmte Teilmenge von N p nutzt.

Fir die Analyse wahlen wir als die Wertemenge von Referenzen die Potenzmenge
iber dem zu Grunde liegenden Namensschema, also 2Na Wir stellen fest, dass mit
VT = 2Na pereits ein Supremum und mit v; = 0 ein Infimum existiert, und dass
weiterhin mit der Teilmengenrelation - C - eine geeignete Teilordnung und mit der
Vereinigung -U- und dem Schnitt -N- geeignete bindare Operationen fiir die Bildung
von Infimum und Supremum existieren. Wir definieren also die Abstraktion fiir
Referenzen als

Vyer= (2V2,c,u,n).

Reihungen und Zeigerarithmetik Um Reihungen aus Referenzen zu analysie-
ren, unterscheiden wir nicht zwischen den einzelnen Eintrdgen der Reihung. Fiir
Quellsprachen, die auf Referenen arithmetische Operationen zulassen (wie zum Bei-
spiel C oder C++) eignet sich unser Namensschema nicht direkt, da es keine Namen
vorsieht, die diejenigen Objekte zusammenfassen kdnnen, auf die mit berechneten
Referenzen zugegriffen werden kann.
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Funktionaler Speicher Um den Zustand des Haldenspeichers selber zu abstrahie-
ren, orientieren wir uns an dem Ansatz des funktionalen Speichers [Ste95]. Durch
die Wahl der Auswertungsreihenfolge wahrend der Analyse vermeiden wir, dass wir
unterschiedliche Versionen des funktionalen Speichers vorhalten miissen. Gegeben
einen Namen n € N und einen Felddeskriptor fiir ein Feld f einer Klasse ¢ liefert
uns der funktionale Speicher eine Abbildung

M(8,n,F) = Vyer (4.1)

Kontextsensitive Analyse Mit Blick auf die Anforderungen an unsere Zeigerana-
lyse wahlen wir die Kontexte wie folgt:

Wir unterscheiden zwei Pfade genau dann, wenn sie sich in einem interproze-
duralen Anteil unterscheiden. Unterscheiden sich zwei Pfade nur durch intrapro-
zedurale Anteile, so ordnen wir sie dem gleichen Kontext zu. Damit existieren fiir
Jjede Anweisung einer Prozedur p die gleichen Kontexte, namlich die Menge aller
Aufrufpfade, die zu p fiihren.

Prozeduren und Kontexte Wir kdnnen also einen Aufrufpfad iiber die Prozedu-
ren p1,p2,..., Pn—1, Pn Mit einem Kontext von p, identifizieren:

6: (p]_; p2 llll pn—l: pn)

Um einen Kontext § = (p1,p2,---, pn—1) einer Prozedur p,—1 um einen Aufruf an
pn erweitern zu konnen, verwenden wir die Schreibweise

6, = (61 pn) = (p11p2 ----- pn—l: pn)

4.4.2 Transferfunktionen

Die Analyse der Operationen besteht aus der geeigneten Abbildung der konkreten
Semantik der Operationen zur Laufzeit auf Transferfunktionen, die wir wahrend der
Analyse ausfiihren konnen:

Initialzustand: Den Zustand zu Beginn eines Programmlaufs modellieren wir mit
einem Wert des abstrakten Speichers, der an allen Stellen (fiir alle moglichen
Felder f) undefiniert ist:

Pto(d,startpain) = M, wobei
M (6, n, f) = L fiir alle n.
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Prozedur: Wir analysieren eine Prozedur, indem wir ihre Anweisungen analysieren.
Voraussetzung ist ein Speicherzustand M zu Beginn der Prozedur, und eine
Belegung der formalen Parameter mit aktuellen Werten v;, i+ [1, ..., n]. Das
Ergebnis dieser Analyse ist ein Tupel, bestehend aus dem Speicherzustand M’
am Ende der Prozedur und, wenn vorhanden, dem Riickgabewert r. Die Ana-
lyse einer Prozedur wird in einem vorgegebenen Kontext § durchgefiihrt.

Pto(6,p, M, v1, ..., vn) = (M,r).

Feldauswahl: Die Auswahl von Objektfeldern und -methoden durch die select-
Operation andert den Speicherzustand nicht. Deshalb brauchen wir sie nicht
eigens zu beriicksichtigen. Wenn das Ergebnis der select-Operation in load-,
store- oder call-Operationen einflieBt, so errechnen wir fiir diese Operation
den Deskriptor von dem Feld oder Methode.

Auswahl von Elementen einer Reihung: Wir unterscheiden in unserer Analyse
nicht zwischen den einzelnen Elementen einer Reihung, sondern behandeln
sie wie ein einzelnes Objekt.

Allokation: Das Analyseergebnis einer Allokationsoperation ist immer der Name,
den wir fiir diese Operation im aktuellen Kontext vergeben haben. Fiir die
Felder, die fiir die allozierte Klasse definiert sind, hat der resultierende Spei-
cher zundchst keine Zuordnung. Entsprechend der Vorschrift der Quellspra-
che, dass alle referenzwertigen Felder eines Objektes nach der Allokation den
null-Zeiger enthalten, wahlen wir die Zuordnung des Funktionalen Speichers
fiir das neu allozierte Objekt. Durch die Analyse von store-Operationen wird
diese Zuordnung im Laufe der Analyse erweitert.

Pto(6, alloc(M)) = ({nay10cs} M), mit
M’ (8, n,p0cs ) = L fiir alle f.

Feld laden: Fiir die Referenz r, iiber die der Lesezugriff durchgefiihrt wird, haben
wir analysiert, welche Namen n € N, = Pto((d,r)) auftreten konnen. Um
den Effekt einer load-Operation zu analysieren, werten wir den funktionalen
Speicher an diesen Namen n € N, aus. Die so erhaltenen Werte kombinieren
wir wieder. Der Inhalt des funktionalen Speichers wird nicht gedndert. Der
Deskriptor des geladenen Feldes wird aus dem p-Operanden berechnet; er sei
als f bekannt:

Pto(6, load (M, p)) = (M', p'), wobei
M =M
P'=UnePto(s,p) M., f)
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Feld beschreiben: Fiir die Referenz r, iiber die der Schreibzugriff durchgefiihrt
wird, haben wir analysiert, welche Namen n € N, = Pto((9, r)) auftreten kon-
nen. Fiir die store-Operation simulieren wir fiir jeden dieser Namen den Effekt
der Operation. Wir berechnen dazu einen neuen Zustand des Speichers, der
diese Effekte beriicksichtigt. Der Deskriptor des Feldes sei wieder f:

Pto(6, store(M,p,v,f)) = M' mit
M" = M|{[(d,n,f) — V]|n € Pto(p)}, wobei
V'=UpePto@v) M(0.n.f).

Zusammenfluss von Werten: Die Analyse einer ®-Operation mit n Argumenten
ist die Kombination der ankommenden Referenzen:

Pto(6,®(p1,... pn)) = | U Pto(s. p).

Methodenaufruf: Um einen Methodenaufruf an eine Methode m von Klasse ¢ zu
analysieren, beriicksichtigen wir alle mdglichen Prozeduren p; € impl* (¢, m),
die als Implementation der aufgerufenen Methode in Frage kommen. Fiir je-
de Prozedur hinterlegen wir sowohl den aktuellen Zustand des funktionalen
Speichers als auch die aktuellen Parameter, die wir beim Aufruf finden, an
der Stelle der formalen Parameter der Prozedur. Werden als Argumente Zei-
ger libergeben, so iibertragen wir aus der Feldauswahl des Aufrufers das dort
ausgewahlte Feld. Um das Ergebnis des Aufrufs zu erhalten, kombinieren wir
die unterschiedlichen Speicherzustande, die von den aufgerufenen Prozeduren
hinterlassen werden, und, sofern vorhanden, die Riickgabewerte der Prozedu-
ren. Die Speicherzustande kombinieren wir punktweise.

Pto(¢', call(M,m, vy, ..., vp)) = (M',v), wobei
(M v)= Upeimp/“(c,m) Pto(d,p, M, v1,..., Vp) und
&' = (4, p).

4.4.3 Konstruktion des Aufrufgraphen

Uber den Ablauf innerhalb einer Prozedur gibt uns der Grundblockgraph Auskunft.
Um Klarheit liber den interprozeduralen Ablauf zu erhalten, berechnen wir aus den
einzelenen Prozeduren des Programmes den Aufrufgraphen.

Der Aufrufgraph ist ein Dbipartiter, gerichteter Graph A C {(p —
(c,m)U((c,m) = p):p € P(c,m)e M}, wobei Mc := {(c,m) : c €
C, m ist Methode in C}.
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Fiir eine Prozedur p € P entdlt A genau eine Kante (p — (¢, m)) fiir jede Metho-
de m der Klasse c, die innerhalb von p aufgerufen wird. Zwischen den Methodenauf-
rufen in p ist durch den intraprozeduralen Ablauf eine Teilordnung T;(p) zwischen
den Aufrufen gegeben. Fiir ein p sind alle Kanten {(p— (¢, m))} C A geordnet. Die-
se Ordnung darf T; (p) nicht widersprechen. Fiir jede Kante in {(p— (c,m))} C A
enthidlt A die Kanten {(c,m) — p': p' € impl* (c, m)}.

4.4.4 Steuerung der Analysereihenfolge

Start der Analyse Wir beginnen die Analyse, indem wir die Programmeinsprungs-
prozedur des Firm-Programmes analysieren. Sofern diese Prozedur formale Para-
meter hat, deren Werte erst beim Aufruf des Programmes durch das Betriebssystem
eingesetzt werden, miissen wir diese Parameter mit einem besonderen abstrakten
Wert belegen. Dieser Wert ist ein Platzhalter fiir die noch unbekannten Werte,
die zur Laufzeit auftreten konnen. In der Zeigeranalyse betrachten wir nur Objekte
und Referenzen auf diese Objekte; da es nicht mdglich ist, Objekte vor Beginn des
Programmes zu allozieren, konnen sie auch nicht als Argumente der Programmein-
sprungsprozedur vorkommen, so dass wir in der Implementierung keinen gesonder-
ten abstrakten Wert vorhalten miissen.

Analyse einer Prozedur Wir analysieren die Operationen einer Prozedur in der
Reihenfolge, in der sie sich auf den Speicherzustand auswirken. Dadurch vermeiden
wir, dass wir gleichzeitig unterschiedliche Zustande des Hauptspeichers unterhalten
miissen. Wie wir in Abschnitt 4.3.4 gesehen haben, ist in Firm fiir die Operationen,
die sich auf den Speicherzustand auswirken, deren Abhdngigkeit explizit liber Kanten
vom Modus M ausgedriickt. Um die Operationen in der gewiinschten Reihenfolge
zu besuchen, fiihren wir eine Postfix-Tiefensuche liber die Kanten vom Modus M
aus.

Analyse von Schleifen und Rekursionen Durch Anweisungen zur Ablaufsteue-
rung in der Quellsprache, durch die Schleifen ausgedriickt werden, und durch direkte
oder indirekte rekursive Aufrufe zwischen Prozeduren erhalten wir Zyklen im Firm-
Graphen. Zyklen durch Schleifen sind auf einen Graphen beschrankt, wahrend durch
Rekursionen interprozedurale Zyklen verursacht werden, die Kanten des Aufrufgra-
phen enthalten. In beiden Fallen bestimmen wir mit Hilfe einer Intervallanalyse eine
konservative Abschdatzung der Schleifen, und iterieren liber diese Intervalle, bis die
Analyseinformationen konvergieren.
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Interprozedurale Analyse In Abschnitt 4.4.1 haben wir die Analyse eines Metho-
denaufrufs dadurch definiert, dass fiir alle moglichen aufgerufenen Prozeduren die
aktuellen Analyseergebnisse zu Beginn der Ausfiihrung an diese Prozeduren liberge-
ben werden. Um innerhalb einer Prozedur p einen Methodenaufruf zu analysieren,
unterbrechen wir die Analyse von p, iterieren iiber die aufgerufenen Prozeduren,
um dann wieder zur Analyse von p zuriickzukehren.

Nutzung der Typsicherheit Die Quellsprache Java, fiir die wir unsere Zeiger-
analyse verwenden, ist dynamisch typsicher: Die Ausfiihrung von Operationen auf
Werten, deren Typen nicht kompatibel sind mit denen, die die Operation erwartet,
wird zur Laufzeit unterbunden. Wir kdnnen deshalb an allen Stellen, an denen ab-
strakte Werte in Transferfunktionen eingehen, diejenigen Werte eliminieren, deren
Typ mit dem erwarteten Typ der Transferfunktion nicht libereinstimmt. Dadurch
erreichen wir durch lokale Massnahmen eine Erhéhung der Prazision der Analyse.

4.5 Bestimmung der Lebenszeiten von Objekten

4.5.1 Zugriffsanalyse

Wir haben bereits in Definition 4.2 beschrieben, wie ein Programm mit Haldenob-
Jekten umgehen muss. In diesem Abschnitt widmen wir uns der Frage, wie wir die
Zeigeranalyse einsetzen kdnnen, um diese Korrektheit zu erreichen. Wir lokalisieren
die Zugriffe auf Objekte durch Inspektion der Operationen, die mit Referenzen ar-
beiten. Dabei unterscheiden wir zwischen den Operationen, zu deren Ausfiihrung es
erforderlich ist, dass ein Objekt tatsdchlich alloziert ist, und den Operationen, die
lediglich mit Referenzen arbeiten. Die Objekte, auf die zugegriffen wird, notieren
wir an den entsprechenden Operationen.

Objektzugriffe Fiir eine Ladeoperation load(M,r,f) — (M’,v) notieren wir die
Namen Pto(d, r). Analog notieren wir Pto(d, r) fiir ein store(M,r,f,v) — M'. Fir
ein alloc(M) — (M’, r) notieren wir mit Pto (9, r) die Namen, die in den unterschied-
lichen Kontexten vergeben wurden. Die Auswahl von Methodenimplementierungen
durch eine select-Operation miissen wir dann als Objektzugriff notieren, wenn im
Backend diese Auswahl iiber Zuordnungstabellen implementiert wird. Bei der Ver-
wendung von fat pointers entfallt dies. Ein direkter oder indirekter Aufruf an eine
Prozedur, die Zugriffe auf den Namen enthalt, notieren wir ebenfalls als Zugriff.
Weitere Operationen, die auf Objekte zugreifen, existieren in Firm nicht und werden
auch nicht durch spitere Phasen des Ubersetzers eingefiigt.
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Operationen mit Referenzen In den verbleibenden Operationen werden zwar
Referenzen verwendet, aber es ist nicht notwendig, dass zur Ausfiihrung die-
ser Operationen das referenzierte Objekt tatsachlich auf der Halde alloziert ist.
Zum Beispiel muss zur Ausfiihrung von einem store(M,r,v,f) — M’ oder einem
load (M, r,f) — (M’',v) nur das von r referenzierte Objekt alloziert sein. Ist v tat-
sachlich eine Referenz, die in dem Feld f gespeichert wird, so ist es fiir die o0.g.
Operationen nicht noétig, dass das durch v referenzierte Objekt auf der Halde allo-
ziert ist. Gleiches gilt bei anderen Operationen mit Referenzen innerhalb von Firm,
wie dem vergleich von Referenzen oder der Ubergabe von Referenzen in eine Proze-
dur bzw. der Riickgabe einer Referenzen am Ende einer Prozedurausfiihrung. Auch
fiir Operationen, die erst durch spatere Phasen des Ubersetzers erstellt werden, wie
das Kopieren von Referenzen zwischen Prozessorregistern und Aufrufschachteln ist
es nicht notig, dass die referenzierten Objekte auf der Halde alloziert werden.

In diesen Fallen ist also die Referenz auf ein Objekt im Zustand des Programmes
— also auf dem Laufzeitkeller oder in einem Feld eines Objektes auf der Halde —
vorhanden. Fiir einen Speicherbereiniger wiirde es damit als erreichbar erscheinen,
und sein Speicher konnte nicht freigegeben werden. Da wir aber mit der Zeiger-
analyse die Semantik des Programmes analysieren, konnen wir an diesen Stellen
vermeiden, dass die Prdsenz einer Referenz gedeutet wird als ein Grund, das refe-
renzierte Objekt alloziert zu lassen.

4.5.2 Analysekontexte

Um den ndchsten Abschnitt vorzubereiten, entwickeln wir ein besseres Verstandnis
von Aufrufkontexten. In Abschnitt 4.4 hatten wir bereits Kontexte als Teilmengen
von Pfaden zu einem Programmpunkt kennen gelernt, und wir hatten festgehalten,
dass wir bei unserer Zeigeranalyse nur inerprozedurale Pfade unterscheiden.

Definition 4.9 (Aufgerufene Prozeduren, Aktivierung von Prozeduren) Fiir
eine Prozedur p € P seien mit called(p) C P alle Prozeduren gemeint, die von p
aus direkt oder indirekt aufgerufen werden.

Solange eine Prozedur p € P oder eine Prozedur p' € called (p) ausgefiihrt wird,
existiert eine Aktivierung von p, das heisst, dass die Ausfiihrung von p begonnen,
Jedoch noch nicht beendet wurde. Wir sagen auch, dass p aktiv ist.

Fiir einen Kontext § = (main,p1,po,...,Pk—1,Px) Sagen wir, dass sich das Pro-
gramm P in Kontext § befindet, wenn Prozedur p, ausgefiihrt wird oder ak-
tiv ist, wahrend die Prozeduren main, p1,p>, ..., px—1 aktiv sind. Befindet P sich
in 0, und wird dabei ein p € called(p,) ausgefiihrt, so gibt es einen Kontext
§" = (main, p1,p2, ..., Pk, ., p), mit dem wir den Kontext, in dem P ausgefiihrt
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wird, genauer angeben konnen. Dann ist § eine Obermenge aller Ausfiihrungspunk-
te von §’. Dies halten wir in der nachsten Begriffsbestimmung fest:

Definition 4.10 (Gemeinsame Prafixe von Kontexten) Gegeben zwei Kontexte
01 und 6o, so bezeichnen wir mit

0= d1Mdo
den langsten gemeinsamen Prafix von 61 und 8. Wir sagen

§= [] die==Vie[l...k:8M6=3.
i«—[1...k]

Ausserdem legen 61 C 0o so wir fest, dass
01 C 0y <= 01 =01M0.

Mit dieser Notation konnen wir nun folgendes feststellen: Fiir alle p’ € called (p)
finden wir, dass V&' € A(p') : 36 € A(p): 6 C &'. Fiir alle p’ € called(p), die aus-
gefiihrt werden, solange p aktiv ist, gilt: Wenn p im Kontext § € A(p) ausgefiihrt
wird, werden alle p’ in einem Kontext &’ ausgefiihrt, fiir den § C ¢’ gilt.

Auch umgekehrt konnen wir dies ausnutzen: Gegeben eine Menge von Proze-
duren PPC P, P'={p1,po,..., P} und eine Menge Kontexte A’ = {§1,02, ..., ok}
fiir diese Prozeduren, so dass §; € A(p;), konnen wir mit

322 I_l 5,‘

i[1...k]

einen Kontext angeben_,lder_die Obermenge aller Programmpunkte_angibt, die alle
§; € A umfasst; jedes § [ § erfiillt diese Bedingung, und dabei ist § die praziseste
Angabe einer Obermenge, die diese Bedingung erfiillt.

4.5.3 Lebenszeiten von Objekten

Mit den Kontexten aus dem vorigen Abschnitt konnen wir Fragmente des Pro-
gramms angeben, die zur Laufzeit immer ein zusammenhdangender Abschnitt der
Programmausfiihrung beschreiben. In diesem Abschnitt erklaren wir, wie wir Kon-
texte so geeignet wahlen kdnnen, dass sie die Lebenszeiten von Objekten bestmdg-
lich umfassen.
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Intraprozedurale Lebenszeiten Wenn in keinem der Aufrufer von einer Proze-
dur p auf Objekte zugegriffen wird, fiir die wir Zugriffe innerhalb von p notiert
haben, konnen wir die Lebenszeit fiir diese Objekte innerhalb von p einfangen. Um
die Zugriffe innerhalb von p einzufangen, betrachten wir alle Grundblocke, inner-
halb derer Zugriffe stattfinden, und bestimmen deren gemeinsamen Dominator und
Postdominator. Aus der gangigen Literatur [WG84, WM96, Muc97, Mor98, Wir05]
rufen wir uns die Definition in Erinnerung:

Definition 4.11 (Dominator und Postdominator) Gegeben sei eine Prozedur
p € P mit Startblock bstart und Endblock b, q4. Weiterhin seien b und b’ zwei
Blocke des Grundblockgraphen von p.

Wir sagen b dominiert b’ gdw. jeder Pfad von bgtqrt nach b' enthélt b. Wir
notieren dann: b domb'.

Wir sagen b’ post-dominiert b gdw. jeder Pfad von b nach beng enthalt b und
notieren b’ pdom b.

Fiir eine Menge von Blocken B verallgemeinern wir dies und notieren:

bdomB' :& Vb eB':bdomb und
B pdomb' <= Vbe B:bpdomb'.

Den Beginn der Lebenszeit der Objekte kdnnen wir mit dem Dominator und
das Ende der Lebenszeit mit dem Postdominator beschreiben. Wir betrachten alle
Grundblécke Bacc(n) :={b € BB(p) : b enthdlt einen Zugriff auf n} und bestim-
men b und b so, dass

i_) dom Bacc(n) und
Bacc(n) pdom b,

und begrenzen die Lebenszeit von Objekten aus objs(n) mit dem Anfang von b und
dem Ende von b.

Interprozedurale Lebenszeiten Existiert fiir eine Prozedur p ein Aufrufer p/, so
dass sowohl p als auch p’ auf Objekte eines Namens n zugreifen, so enthilt die
Lebenszeit der Objekte objs(n) die gesamte Laufzeit von p. Die Unterscheidung,
an welcher Anweisung von p auf n zugegriffen wird, ist dann belanglos, und wir
kdnnen einen einzigen Zugriff auf n in p betrachten.

Da eine Prozedur in mehr als in einem einzigen Kontext aufgerufen werden
kann, und auf Namen zugreift, die in diesen unterschiedlichen Kontexten giiltig sind,
miissen wir die Zugriffe auf diese Namen getrennt nach Kontexten betrachten:

Fiir jeden Namen sammeln wir nun die Zugriffe, die innerhalb der Prozeduren
des Programmes geschehen:
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Definition 4.12 (Zugriffe auf einen Namen) Gegeben sei ein Name n € N, auf
den im Programm in den Prozeduren P' = {p;|i «+[1,..., k|} C P zugegriffen wird.
Dabei werde in Prozedur p; auf n zugegriffen, wenn p; im Kontext §; € A(p;)
ausgefiihrt wird. Dann sei:

acc(n) :={(pi.6;)lpi € P'.6; € A(py), i+ [1,... K]}
Weiterhin kiirzen wir ab:

Aacc(n) :={0;|(pi,6;) € acc(n)}

und

Pacc(n) :={pil(pi.6;) € acc(n)}.

Mit dieser Notation konnen wir die interprozeduralen Lebenszeiten der Objekte
beschreiben, die fiir einen Namen erstellt werden:

Definition 4.13 (Interprozedurale Lebenszeiten der Objekte eines Names)
Gegeben sei ein Name n, auf den in den Prozeduren Pacc(n) zugegriffen wird.
Weiterhin seien Agcc(n) die Kontexte, in denen diese Zugriffe auftreten. Wir
setzen

Sacc(n):==[] Dacc(n) (4.2)
i«[1...k]

und charakterisieren wir die interprozedurale Lebenszeit der Objekte, die mit n
zusammengefasst sind, folgendermaBen:

1. Ist dgcc(n) = (main, ..., p), so begrenzen wir innerhalb von p die Lebenszeit
der Objekte objs(n) durch den jeweils gemeinsamen Dominator und Post-
dominator aller Zugriffe innerhalb von p. Methodenaufrufe, die direkt oder
indirekt zu Prozeduren in Pacc(n) fiihren, betrachten wir dabei selber als
Zugriffe auf n.

2. Alle Prozeduren in Pacc(n)\p gehoren zum Zugriffsbereich von n, wenn sie
im Kontext d acc(6) aufgerufen werden.

Damit haben wir den prazisesten Bereich angegeben, inerhalb dessen die Zugriffe
auf die Objekte objs(n) stattfinden. Wir stellen noch fest, dass jeder Kontext ¢’
dacc(n) ebenfalls ein giiltiger Bereich ist, der alle Zugriffe auf Objekte von objs(n)
umfasst, wenngleich er grosser als der durch da¢cc(n) beschriebene Bereich ist.
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Abbildung 4.4: Aufrufgraph zu Beispiel 4.14

Beispiel 4.14 (Interprozedurale Zugriffsbereiche) Wir betrachten ein Pro-
gramm, dessen Aufrufgraph in Abbildung 4.4 angegeben ist. Wir bezeichnen

0g := (main, f,g), §; := (0g,1), §;:=(6;,1),0k := (0;,k) und dp := (64,k,m, p).

Die Zeigeranalyse vergibt fiir eine Allokationsanweisung in Prozedur p im Kontext d,
den Namen n, und wir entnehmen ihren Ergebnissen:

acc(n) ={(01,1),(61,1), (0x.k), (0p.p)}-

Daraus berechnen wir nach Gleichung (4.2):

Sacc(n) = 1{6:.61, 64,6} = bg.

Die Lebenszeit von Objekten, die mit dem Namen n zusammengefasst werden,
kénnen wir also interprozedural durch die Laufzeit einer Instanz von Prozedur g
abschatzen.

Die Allokationsanweisung in Prozedur p wird, wie in Abb. 4.4 ersichtlich, auch
in den Kontexten ¢, = (main, f,g,1,m,p) und §, = (main, f,q,m, p) ausgefiihrt. Wie
wir diesen Fall behandeln, beschreiben wir spater in Abschnitt 4.8.
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4.6 Allokation in Regionen

Nachdem wir in Abschnitt 4.5.3 festgestellt haben, wie wir die Lebenszeiten von
Objekten einfangen konnen, widmen wir uns nun der Frage der praktischen Umset-
zung. Wir kennen nun Programmpunkte, die Anfang und Ende eines zusammen-
hangenden Teils der Programmausfiihrung darstellen, innerhalb dessen die Objekte
erstellt werden, und innerhalb dessen auf die Objekte zugegriffen wird. Am Ende
dieses Teils der Programmausfiihrung miissen wir dafiir sorgen, dass der Speicher,
der fiir die Objekte alloziert wurde, wieder freigegeben wird.

Wir kénnen nicht darauf bauen, alle Objekte durch Traversierung des vom Pro-
gramm erstellten Programmgraphen zu erreichen, weil es moglich ist, dass einige
der Objekte inzwischen nicht mehr erreichbar sind. Ausserdem wiirde sich die Frage
stellen, ob in jedem Fall eine geeignete Traversierung des Objektgraphen gefunden
werden kann, die genau die zu deallozierenden Objekte erreicht.

Um diese Probleme zu umgehen, allozieren wir die Objekte in einer Behalter-
Datenstruktur. In Anlehnung an die Terminologie, die wir in Abschnitt 3.6 kennen
gelernt haben, nennen wir sie Regionen [Bla99, CCQR04, CV98, GA01, GA9S,
Hal99, Han90, Kem95, NKY04, QHO02, TB98, TB97, TT93, WSBO01].

Beim Eintritt in einen Zugriffsbereich erstellen wir eine Region, die Allokationen
legen die Objekte in der Region ab, und beim Verlassen des Zugriffsbereich verwer-
fen wir die Region wieder, und damit allen Speicher, der bis dahin fiir die Objekte
alloziert worden ist.

In der Prozedur p=4d5¢cc(n), die wir mittels Gleichung (4.2) fiir einen Namen n
ermittelt haben, erstellen und verwerfen wir eine Region p,. Wahrend der Ausfiih-
rung aller p’ € Pacc(n)\{p} wird vorausgesetzt, dass p, existiert; wir konnen uns
— formell — fiir eine Prozedur p’ € Pacc(n)\{p} die Signatur um einen formellen
Parameter p erweitert denken, der zur Ausfiihrung von p in einem Kontext § mit p,
besetzt wird. Die Regionen, die fiir eine Prozedur p angelegt sein miissen, bevor p
in Kontext § ausgefiihrt wird, nennen wir ps (p).

Um den Deskriptor einer Region, den wir bei der Erstellung der Region erhalten,
an die Allokationsanweisung zu iibergeben, kdnnen wir die Signatur der Prozeduren
um Parameter erweitern, oder wir kdnnen eine globale Variable generieren, in der
der Deskriptor abgelegt wird.

4.7 Regionen

Implementierung Die Datenstruktur, die wir zur Implementierung unserer Re-
gionen verwenden, ist als verkettete Liste von Datenblécken ausgelegt. Die Grosse
der Blocke ist so gewahlt, dass sie die durchschnittliche Grosse der Objekte um ein
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Vielfaches iibersteigt, so dass in einem Block der Region mehrere Objekte angelegt
werden konnen.

Um iiber den Stand der Allokationen innerhalb der Blocke Buch zu fiihren, ist
eigentlich eine separate Kopf-Datenstruktur notig, die

aber in den Anfang des ersten Datenblockes integriert ist. Steht innerhalb des
aktuell letzten Datenblockes nicht genug Speicher zur Verfiigung, um eine anste-
hende Allokation durchzufiihren, so wird ein neuere Block von der Freispeicherver-
waltung angefordert, in die Liste eingehdngt, und das Objekt wird am Anfang des
neuen Blockes alloziert.

Speicherverschnitt Wenn ein Objekt nicht in dem aktuell ersten Datenblock allo-
ziert werden kann, weil dort nicht mehr genug Speicher verfiigbar ist, bleibt dieser
Speicher ungenutzt. Wir bezeichnen die minimale Ausrichtung des Speichers (in
Bytes) mit a, und die GroBe eines Datenblocks d = d’-a (ausschlieBlich des Ver-
kettungszeigers). Wenn wir in einer Region Objekte allozieren, die jeweils k = k' - a
Bytes bendtigen, kdnnen pro Datenblock hochstens v, < (k' —1)-a Bytes Spei-
cher ungenutzt bleiben. Allozieren wie n Objekte in der Region, so brauchen wir
ng =[n/|d"/k"|] Datenblocke. Dabei kann hochstens

v<v,-(ng—1)+d—(n—(ng—1)-|b'/k'])- k Bytes

Verschnitt entstehen.

Freispeicherverwaltung fiir Regionen Wenn alle Objekte des Programms in Re-
gionen alloziert werden, so werden von der zu Grunde liegenden Freispeicherverwal-
tung nur noch Datenblécke angefordert bzw. an sie zuriickgegeben. lhre Aufgabe
reduziert sich damit auf die Verwaltung von Blocken, die alle die gleiche Grosse ha-
ben. Problematische Effekte wie externer Verschnitt und Speicherfragmentierung
entfallen damit.

Regionen-Polymorphie Wir haben nun die Lebenszeiten von Objekten bestimmt,
und wir fangen die Objekte dadurch ein, dass wir sie in Regionen allozieren. Fiir
jede Prozedur p existiert eine Menge von Regionen o(p) = {p;}, die angelegt sein
miissen, wenn die Ausfiihrung von p ansteht. Wir konnen uns — formell — die
Signatur von einer Prozedur p um p(p) erweitert denken, um zu beschreiben, dass
die Regionen von p(p), genau so wie die aktuellen Parameter von p, bei ihrem
Aufruf zur Verfligung stehen miissen.

Die Situation, auf die wir hier gestossen sind, ist dhnlich der, die wir be-
reits bei den funktionalen Sprachen angetroffen haben, wo sie als Regionen-
Polymorphie [TT93] bezeichnet wird. Im Gegensatz zu diesen Ansatzen haben wir
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jedoch die Regionen p(p) fiir jeden Aufrufkontext einzeln berechnet, nicht fiir alle
Kontexte gleichzeitig. In Abhdngigkeit davon, in welchem Kontext § € A(p) die
Prozedur p nun aufgerufen wird, kdnnen sich die erweiterten Signaturen ps(p) von
p unterscheiden. Auf die Konflikte, die sich daraus ergeben kdnnen, gehen wir im
nachsten Abschnitt ein.

4.8 Konflikte zwischen Regionen

4.8.1 Entstehen von Konflikten

Wir betrachten eine Allokationsanweisung alloc. Sie werde in einer Prozedur p in
zwei Kontexten {d1,02} C A(p) ausgefiihrt. In den beiden Kontexten werden fiir
die Anweisung die Namen n; und n, vergeben. Geeignete Zugriffsbereiche bestim-
men wir nach Gleichung (4.2) und finden die Kontexte dacc(n;), i + [1,2]. Es sei
dacc(ni) = (main, ..., p;) fiir i < [1,2]. Ist nun py € called(p1), dann ist dgcc(n2)
vollstandig in dacc(n1) enthalten. Dies wiirde bedeuten, dass, wenn das Programm
in Kontext dgcc(n1) ausgefiihrt wird, fiir den alloc mit einer Region p; parametri-
siert wird, auch der Zugriffsbereich fiir §3cc (n2) betreten und verlassen wird. Nach
dem in Abschnitt 4.6 gesagten wiirde dies bedeuten, dass dabei fiir d 3cc(n2) eben-
falls eine Region p> angelegt und verworfen wird, dass also alloc mit dem Deskriptor
von po parametrisiert wiirde. Dann werden aber die Objekte von alloc in po> ange-
legt. Da jedoch po € called(p1) gilt, und damit da3cc(n2) eine kiirzere Lebensdauer
als dgcc (n1) hat, kann es passieren, dass p, verworfen wird, bevor der letzte Zugriff
auf die Objekte von objs(ny) erfolgt ist; insbesondere kann alloc erneut ausgefiihrt
werden, wahrend es mit dem Deskriptor der inzwischen verworfenen Region p> pa-
rametrisiert wird. Wir geben geben ein Beispiel fiir einen Konflikt zwischen zweli
Zugriffsbereichen an.

Beispiel 4.15 (Konflikte zwischen zwei Zugriffsbereichen) Wir betrachten die
Prozeduren main, e, f, g und k in Abbildung 4.5. Es ist A (k) = {01,062} mit

01 = (main,e, g, k) und
02 = (main,f,g,k).

Weiterhin ist A(g) = {6} := (main, e, g), 85 := (main, f, g)}, A(e) = {(main, e)} und
A(f) ={0f := (main, f)}. Fiir die Ausfiihrung von alloc in k seien die Namen n;
in 81 und ny in 6o vergeben. Mit den Zugriffen auf obj in f, g und k ergibt sich

acc(m) = {(9.61).(k.61)} und
acc(n) = {(f.6¢).(9.63), (k,82)}.
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global obj;
main () { g O{
e(); p < newRegion();
() k();
} obj.f < V/;
delete(p);
e Of{ }
9();
} k O {
obj < new@p;
£ O{ }
p < newRegion ();
g();
obj.f < v;
delete(p);
¥

Abbildung 4.5: Programmcode zu Beispiel 4.15

Wir bestimmen aus Gleichung (4.2)

dacc(m) = 01 = (main, e, g) und
5acc(n2) = 6f = (main, f).

und vergeben die Region py fiir ny in g und py in f fiir ny.

Da jedoch g € called(f) ist, ergibt sich die Programmausfiihrung in Abbil-
dung 4.6. In Zeile 16 wird nun der Paramater p, mit dem die Allokationsanweil-
sung alloc parametrisiert wird, falschlicherweise mit dem Deskriptor von p, iiber-
schrieben. In Zeile 18 wird das Objekt damit in p1 angelegt. Diese Region jedoch
wird in Zeile 21 verworfen, wahrend in Zeile 23 noch auf das falschlicherweise in p1
angelegte Objekt zugegriffen wird. Erst in Zeile 24 wird p> verworfen, nachdem alle
Zugriffe auf das Objekt erfolgt sind. Durch den Konflikt ist allerdings bereits p = nil
gesetzt worden, so dass diese Anweisung keinen Effekt hat.

4.8.2 Auflésen von Konflikten

Um mit den mdoglichen Konflikten zwischen Zugriffsbereichen ungehen zu kon-
nen, haben wir zwei Moglichkeiten gefunden, die wir im Folgenden vorstellen.
Wir beschreiben sie anhand der beiden Zugriffsbereiche dgcc(n1) = (main, .. ., p1)
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Programmausfiihrung Zustand p Zustand obj Regionen
reference obj;
region p;
(1) begin main|() p = nil obj = nil
2) begin e()
(3) begin ¢ ()
@) p < newRegion() p=p1 p1=1{}
(5) begin k ()
(6) obj < new@p obj =01 p1={o1}
©) end k()
(8) obj.f« v obj =01
(9) delete(p) p=p1 p1=_L1
(10) endg()

(11) ende()
(12)
(13) begin f ()

(14) p < newRegion () P =P e ={}

(15) begin g ()

(16) p < newRegion() p=p3 p2=A{} ps={}
(17) begin k ()

(18) obj <—new@p  p=p3 obj = 02 p2={}, p3 = {02}
(19) end k()

(20) obj.f «+ v/ obj = 0o

(21) delete (p) p=p3 p={} p3=L1
(22) endg ()

(23) obj.f « v/ obj =0

(24) delete (p) p=p3 p2={}, p3=1

(25) endf ()
(26) end main ()

Abbildung 4.6: Programmausfiihrung zu Beispiel 4.15. Deskriptoren und Referenzen
sind dort, wo sie ungiiltig sind, durch unterstrichene Symbole (ab¢) markiert.
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und dacc(nz) = (main, ..., p2), die fiir die Namen n; bzw. n, einer Allokations-
anweisung alloc in Prozedur p, fiir die Kontexte d; und d, erstellt wurden. Der
Konflikt bestehe darin, dass p, € called(p1) ist.

Aufweiten der Zugriffsbereiche Wir hatten in Abschnitt 4.5.2 bereits festge-
stellt, dass wir mit Gleichung (4.2) immer die bestmdgliche Naherung fiir einen
Zugriffsbereich berechnen, und dass fiir einen Zugriffsbereich dacc(n) auch jeder
Bereich d T dacc(n) ein giiltiger, wenngleich groberer Zugriffsbereich ist. Solange
nun Konflikte zwischen zwei Zugriffsbereichen bestehen, kdnnen wir einen der bei-
den Bereiche so aufweiten, dass keine Konflikte mehr existieren. Dazu unterscheiden
wir zwei Falle:

1. Es ist dacc(n1) C dacc(n2). Fiir alle § = (main, ..., p) C dacc(nz) gilt nun
einer der folgenden drei Falle:

e Es ist dacc(n) C 0 und dacc(ni) # 0. Damit ist immer noch p €
called(p1) und & steht mit dgcc(ny) in Konflikt.

e Esist § C dacc(n1) und dgcc(n) # 6. Nun steht dgcc(n1) umgekehrt
mit  in Konflikt.

e Esist § =dacc(ny), und ein Konflikt tritt nicht auf.

In diesem Fall konnen wir also den Konflikt beseitigen, indem wir den Zu-
griffsbereich von ny auf dgcc(n1) aufweiten.

2. Es ist nicht 6acc(n1) C 5acc(n2). Wir bezeichnen 6acc(n2) = 6acc(n1)|_|
dacc(n2) und betrachten Ap, := {6 = (main,..., p) : dacc(m) C 6 C
6acc(n2),p ¢ called(pl)}.

Ist nun A, # 0, so gilt: Durch die Konstruktion von Ap, sind alle § € A, giiltige
Zugriffsbereiche fiir ny, die mit dacc(n2) nicht in Konflikt stehen. Aus Aj,,
wihlen wir den ldngsten Eintrag § aus, und ersetzen dacc(n2) durch 6.

Ist jedoch A, L @, so verfahren wir wie in Fall 1, und legen dacc(n2)
mit dacc(n1) zusammen.

Referenzzdhler Um zu verhindern, dass beim Betreten und Verlassen von &5
eine Region angelegt bzw. verworfen wird, obwohl wir uns in §; befinden, kon-
nen wir auch einen Mechanismus einsetzen, der zur Laufzeit arbeitet. Wenn sich
das Programm im Zugriffsbereich von dacc(n1) aufhdlt, und den Zugriffsbereich
von dacc(no) betritt, muss erkannt werden, dass bereits eine Region angelegt ist;
wenn der Bereich von dacc(n2) verlassen wird, muss verhindert werden, dass die
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Region verworfen wird, obwohl sie erst am Ende von d3cc(n1) verworfen werden
kann. Dies konnen wir dadurch erreichen, dass wir die Regionen mit einem Refe-
renzzahler rc ausstatten, der wie folgt verwendet wird:

Programmstelle Aktion
Eintritt in dacc(n) if (p# nil) {
p = newRegion();
} else {
p— rc++;
}
Austritt aus dacc(n) p— rc——;
if (0=p— rc){
deleteRegion(p);
o = nil;
}

Mit dieser Technik konnen wir die Zugriffsbereiche so einsetzen, wie in Glei-
chung (4.2) errechnet. Die Aufweitung und die damit einhergehende Vergroberung
der Zugriffsbereiche kann unterbleiben. Im Gegenzug verursachen wir die Kosten,
die bei der Berechnung der Anderungen der Referenzzihler entstehen.

4.9 Zusammenfassung

Ansatz Wir haben am Anfang dieses Kaptitels in Abschnitt 4.1 die Ziele fiir unsere
Arbeit gesetzt. In Abschnitt 4.3 haben wir vorgestellt, auf welcher Programmrepra-
sentation wir unsere Arbeit durchfiihren. In Abschnitt 4.3.2 haben wir erklart, wie
wir die Anweisungen einzelner Prozeduren darstellen, und in Abschnitt 4.3.3 ha-
ben wir die Darstellung der Datenstrukturen, und in Abschnitt 4.3.5 haben wir die
Eigenschaften und Mechanismen vorgestellt, die zur Darstellung objektorientierter
Programme notig sind.

Korrektheit In Abschnitt 4.2 haben wir uns dariiber Klarheit verschafft, welche
Fehler beim Umgang mit Objekten auf der Halde vermieden werden miissen, und
welche grundlegenden Eigenschaften fiir den Zugriffe auf Haldenobjekte gelten miis-
sen, damit ein Programm keine Speicherfehler verursacht.

Analyse und Transformation In Abschnitt 4.4 haben wir unsere Implementierung
der Zeiger-Analyse und in Abschnitt 4.5.1 das Konzept der Zugriffsanalyse vorge-
stellt. In Abschnitt 4.5.2 haben wir den Begriff des Analyse-Kontexts genutzt, um
fur auf der Halde allozierte Objekte geeignete Zugriffsbereiche zu definieren. In
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Abschnitt 4.5.3 haben wir beschrieben, wie wir die Objekte eines Zugriffsbereiches
einfangen, und in Abschnitt 4.8, wie wir Konflikte zwischen den Zugriffsbereichen
finden und beseitigen kdnnen.

Im kommenden Abschnitt werden wir darlegen, welches Verhalten unser Ansatz
in der Praxis zeigt.
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Kapitel 5

Ergebnisse

5.1 Einfiihrung

Nachdem wir in den vorangegangenen Kapiteln unsere Methode vorgestellt haben,
stellen wir in diesem Kapitel vor, welche Resultate wir mit unserer Methode erzielen.

Zundchst widmen wir uns der Wahl geeigneter Testprogramme und beschrei-
ben Details der Implementierung und der Durchfiihrung der Testlaufe. Wir zeigen
Laufzeitergebnisse und analysieren das Laufzeitverhalten der Testprogramme. Ab-
schlieBend beurteilen wir die vorgestellten Ergebnisse.

5.2 Auswahl der Benchmarks

An die Benchmark-Programme stellen wir den Anspruch, dass die Operationen,
die wir mit unserem Ansatz dandern — Allokationen und Haldenoperationen — in
ausreichender Haufigkeit ausgefiihrt werden. Innerhalb der SPEC-Suite finden sich
jedoch keine Benchmarks, die dieses Kriterium auch nur anndhend erfiillen. Wir
greifen deshalb auf die Java-Portierung der Olden-Benchmarks zuriick.

Beschreibung der Olden-Benchmarks |n den Olden-Benchmarks sind folgende
Programme enthalten:

Barnes-Hut (BH): Lost das N-Korper-Problem mit einem hierarchischen Ansatz.

Bitonic Sort (BiSort): Sortiert eine Menge von Objekten, indem zwei disjunkte
bitonische Sequenzen verschmolzen werden.

Elektromagnetische Wellen, 3D (Em3d): Simuliert die Propagation elektroma-
gnetischer Wellen innerhalb eines 3d-Objekts.

93
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Health System Simulation (Health): Simuliert das kolumbianische Gesundheits-
system.

Minimal Spanning Tree (MST): Berechnet den minimalen spannenden Baum ei-
nes Graphen.

Perimeter (Perimeter): Berechnet den Durchmesser einer Menge von Raster-
Images, die durch Quad-Baumen kodiert werden.

Power Grid Pricing (Power): Lost das in [LML*93] beschriebene Power Problem.
Tree Addition (TreeAdd): Summiert Werte in einem Baum.

Travelling Salesman Problem (TSP): Berechnet eine Ndherung fiir den besten
hamiltonschen Pfad eines Handlungsreisenden-Problems.

Voronoi-Diagramm (Voronoi): Berechnet das Voronoi-Diagramm einer Menge
von Punkten.

Umfang der Olden-Benchmarks Wir geben in Tabelle 5.1 den Umfang der
Benchmarks in Zeilen Code an. Dabei werden leere Zeilen und Kommentarzei-
len mitgezahlt. Nicht mitgezahlt wird der Umfang der Laufzeitumgebung, die den
Programmen eine grundlegende Infrastruktur zur Verfligung stellt. An den Werten

Benchmark Zeilen Code

BH 1277
BiSort 407
Em3d 607
Health 692
MST 563
Perimeter 877
Power 805
TreeAdd 267
TSP 620
Voronoi 1342

Tabelle 5.1: Umfang der Benchmarks

von Tabelle 5.1 erkennt man, dass es sich bei diesen Benchmarks um sog. Ker-
nel-Benchmarks handelt, die also einen einzigen, bestimmten Algorithmus imple-
mentieren. Wir haben es bei diesen Benchmarks also mit Komponenten zu tun, die
auch als ein Modul von grosseren Systemen vorkommen kdnnten. Diese Wahl er-
moglicht es uns deshalb, das Verhalten unseres Ansatzes auf iiberschaubaren, klar
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definierten Algorithmen zu untersuchen, und zu beobachten, wie der von diesen
Komponenten bendtigte Speicher genutzt wird, solange die jeweilige Komponente
aktiv genutzt wird. Aufgrund unserer Implementation der Zeigeranalyse, die wir in
Abschnitt 4.4 beschrieben haben, ist es uns leider nicht moglich, grosse Systeme im
Ganzen zu analysieren, da die Laufzeit unserer Analyse exponentiell mit der Anzahl
der im Programm sich ergebenen Kontexte steigt. Um grossere Softwaresysteme im
Ganzen zu analysieren, kann man auf Zeigeranalysen wie die von Hirzel, Diwan und
Hind [HDHO04] oder die Ideen von Trapp [Tra00] zuriickgreifen, deren Ergebnisse
uns in dieser Arbeit leider nicht in einer verwertbaren Form zur Verfiigung standen.

Wahrend wir also unseren Ansatz aus technischen Griinden nicht an grossen
Systemen im Ganzen demonstrieren kdnnen, kdnnen wir doch zeigen, wie sich un-
ser Ansatz bei Teilsystemen verhadlt, die als Teil eines grossen Systems einen Dienst
innerhalb eines grossen Systems liefern. Da, wo die Benchmarks in unseren Versu-
chen abgelaufen sind, wiirden sie das Ergebnis dieses Dienstes an ihren Aufrufer
zuriickliefern. Der Haldenspeicher, der zur Ausfiihrung des Dienstes lokal alloziert
wurde, und der nicht selber das Ergebnis ausmacht, kann dann dealloziert werden,
wdhrend diejenigen Objekte, die das Ergebnis selber darstellen, an den Aufrufer
zuriickgegeben werden, der — nachdem er diese Daten ja angefordert hat — mit
hoher Wahrscheinlichkeit auf diese Datenstruktruen zugreifen wird.

5.3 Quantifizierung der Analyse- und Transformati-
onsergebnisse

Nach der Ubersetzung der Benchmarks haben wir die Anzahl von Allokationsanwei-
sungen und die Anzahl an Regionenanweisungen (jeweils Paare ,Region erstellen”
und ,Region verwerfen”) analysiert. Die Ergebnisse sind in Tabelle 5.2 aufgefiihrt.
Mit unserem Ansatz setzen wir in das Programm neue Anweisungen ein, die Re-
gionen anlegen und verwerfen. Dadurch erhoht sich der Umfang des Programmes.
die Erhohung des Umfanges des Programmes kann sich zum einen negativ auf die
Laufzeit auswirken, da mehr Code geladen und ausgefiihrt werden muss. Zum an-
dern kann sie dazu fiihren, dass der Speicher, der fiir den Code des urspriinglichen
Programmes noch gross genug war, zu klein ist, um das transformierte Programm
aufzunehmen.

Da die Regionen immer fiir existierende Allokationsanweisungen eingesetzt wer-
den, fiihren wir in Tabelle 5.2 zusatzlich noch das Verhaltnis zwischen Allokations-
und Regionenanweisungen auf.

Fiir jede Allokationsanweisung muss mindestens eine Region angelegt und ver-
worfen werden, so dass das Verhaltnis immer > 1 sein muss. An den Werten erkennt
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Benchmark Absolut Verhiltnis
Allokationen Regionen Regionen zu Allokationen
BH 36 39 1.08
BiSort 4 7 1.75
Em3d 17 22 1.29
Health 23 26 1.13
MST 13 16 1.23
Perimeter 11 14 1.27
Power 25 28 1.12
TreeAdd 6 9 1.50
TSP 4 7 1.75
Voronoi 31 34 1.10

Tabelle 5.2: Allokations- und Regionenanweisungen

man, dass es regelmaBig nur wenig mehr Regionen- als Allokationsanweisungen exi-
stieren. Daraus ldsst sich schlieBen, dass die Allokationsanweisungen entweder nur
in wenigen unterschiedlichen Kontexten ausgefiihrt werden, oder dass die Zugriffs-
bereiche, die sich fiir die unterschiedlichen Kontexte ergeben, hdufig in Konflikt
stehen wie am Ende von Abschnitt 4.8 beschrieben, und dass sie deshalb zusam-
mengefasst werden. Da es sich bei den Benchmarks wie in Abschnitt 5.2 um Ker-
nel-Benchmarks handelt, also um Komponenten eines grosseren Systems, konnen
wir diese Ergebnisse als Indiz dafiir nehmen, dass sich auch bei grésseren Systemen
die Anzahl der Regionenanweisungen ebenfalls in Grenzen halt.

5.4 Durchfiihrung der Laufzeitversuche

Mit der Durchfiihrung der Benchmarks wollen wir einen Vergleich unserer Methode
mit den existierenden Methoden der Speicherverwaltung ziehen. Zunachst beschrei-
ben wir, wie wir die Benchmarks verwendet haben.

5.4.1 Erstellung der Benchmarks

Die in Abschnitt 5.2 beschriebenen Benchmarks haben wir in folgenden Versionen
ubersetzt:

Die ,,.Boehm GC“Version Hierbei wurden die Allokationsanweisungen der
Programme in Aufrufe an die Allokationsroutine des Boehm-Demers-Weiser-
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Speicherbereinigers [BW88] iibersetzt, und der Speicherbereiniger zu den Program-
men dazugebunden.

Bei dem Boehm-Demers-Weiser-Speicherbereiniger [BW88] handelt es sich um
eine reife Implementierung, die nach dem ,Markieren und Abraumen“-Prinzip arbei-
tet. Die Urheber dieser Implementierung, die diese Implementierung auch aktuell
noch weiter pflegen und entwickeln, konnen wir als Experten auf dem Gebiet der
Speicherbereinigung ansehen. Die Implementierung selber ist einschldgig bekannt
dafiir, dass sie nicht nur zuverldssig und vollstandig ist, sondern dass sie auch ein
hohes Mass an Effizienz besitzt, und dass bei der Implementierung sehr viel Wissen
iiber das tatsdchliche Verhalten der Hardwareplatformen, fiir die sie verfligbar ist,
mit eingeflossen ist.

Die Programme dieser Version haben mit dem Speicherbereiniger eine korrek-
te Speicherverwaltung, so wie wir dies mit unserem Ansatz erreichen. So gesehen
haben wir hier einen realistischen Vergleichsfall zu den mit unserer Methode (iber-
setzten Programmen geschaffen.

Allerdings haben wir haben jedoch am Ende von Abschnitt 3.5.3 mit dem
Zitat aus [BCRO3] illustriert, dass in Echtzeitsystemen sehr viel Rechenzeit fiir
den Speicherbereiniger bereitgestellt werden muss — nicht etwa, weil er einen so
hohen Laufzeitbedarf hat, sondern weil seine Laufzeit so schwer vorherzusagen
ist. Die Programme der ,Boehm GC"-Version laufen jedoch nicht unter Echtzeit-
Bedingungen. Die Laufzeit, die wir angeben, ist schlussendlich nur die Summe der
Laufzeit, die das Programm selber benotigt hat, und der Laufzeit, die fiir den
Speicherbereiniger tatsachlich angefallen ist.

Die ,,No Mmgt“-Version Fiir diese Version wurden die Allokationsanweisungen
der Programme in Aufrufe an die malloc-Anweisung [Kam98a] iibersetzt.

Die Benchmarks liegen als Java-Programme vor, und enthalten deshalb keine
Anweisungen, um auf der Halde allozierte Objekte zu l6schen. Bei dieser Versi-
on wird also nur Speicher auf der Halde neu alloziert, und nie wieder freigegeben.
Damit haben wir bei dieser Version keine Speicherverwaltung, die im Sinne von Ab-
schnitt 4.2 korrekt ist. Um eine Korrektheit in diesem Sinne zu erreichen, miissten
noch Anweisungen hinzugefiigt werde, die an geeigneten Stellen den Objektgraphen
traversieren und Objekte deallozieren. Damit wiirde die Laufzeit weiter ansteigen.
Diese Version stellt damit fiir die Ausfiihrung der Benchmarks mit expliziter Spei-
cherverwaltung eine untere Grenze dar.

Die ,,Regions“Version Fiir diese Version wurden die Programme mit der in Ab-
schnitt 4 beschriebenen Methode (ibersetzt. Die Lebenszeiten von Objekten fangen
wir so ein, wie in Kapitel 4 beschrieben. Im Unterschied zu der am Anfang von




KAPITEL 5. ERGEBNISSE

Abschnitt 4.5.2 beschriebenen Vorgehensweise fangen wir die Lebenszeiten nicht
durch Dominator und Postdominator ein, sondern immer mit Anfang und Ende
einer Prozedur. Um Konflikte zwischen Regionen aufzulosen, verwenden wir Refe-
renzzahler.

Parameter der Benchmarks Die Parameter, mit denen die Benchmarks aufge-
rufen wurden, sind in Tabelle 5.3 aufgefiihrt.

Benchmark Parameter

BH -b 2000 -m

BiSort -s 2500000 -m

Em3d -n 100000 -d 10 -i 10 -m
Health -1 9 -t 15 -s 1010 -p -m
MST -v 2048 -m

Perimeter -1 16 -p -m

Power -m

TreeAdd -1 23 -m

TSP -c 50000 -m

Voronoi -n 200000 -m

Tabelle 5.3: Parameter der Benchmarks

5.4.2 Laufzeitbedarf

Mit der Speicherverwaltung durch Regionen werden zum einen zur Laufzeit mehr
Instruktionen ausgefiihrt. Zum anderen ist die Allokation von Objekten in einer Re-
gion etwas schneller als die Allokation auf der Halde, sei es durch eine Freispeicher-
verwaltung mit expliziter Speicherfreigabe, oder durch die Freispeicherverwaltung
eines Speicherbereinigers.

In Abschnitt 5.3 haben wir festgestellt, dass sich die statische Anzahl dieser An-
weisungen in Grenzen halt. In diesem Abschnitt messen wir nach, welchen Einfluss
sie auf die Laufzeit haben.

Angabe der Laufzeiten In Tabelle 5.4 geben wir die Laufzeitergebnisse der be-
schriebenen Versionen an. Wir vergleichen die Laufzeitergebnisse der ,Boehm GC"-
und der ,No Mmgt“Version mit der ,Regions“-Version, indem wir zusdtzlich das
Verhdltnis der Laufzeiten von der ,Boehm GC"- bzw. von der ,No Mmgt“-Version
zu der ,Regions“-Version angeben. Wir bilden das Verhaltnis so, dass Werte <1
bedeuten, daB3 die ,,Regions“-Version eine kiirzere Laufzeit als die Vergleichs-Version
hat.
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Methodik der Messung Die Laufzeiten wurden in allen Fallen durch Auslesen
der Benutzer-Zeit (User Time) des Betriebssystems erhalten. Dadurch enthalten
sie ausschlieBlich die Rechenzeit, die fiir das abarbeiten der Benchmarks nétig war.
Wartezeiten fiir Ein-/Ausgabeaktivitdten und Zeiten, die auf GeheiB des Prozesses
innerhalb des Betriebssystemkerns verbraucht wurden, sind nicht enthalten. Um
die Zeiten in Tabelle 5.4 zu erhalten, wurden die einzelnen Benchmarks fiinf Mal
gestartet; aus den einzelnen Laufzeiten wurde das arithmetische Mittel gebildet.

Laufzeit

Benchmark absolut (s) relativ zu tq.,.

ENoMmet Lesc fregs  Tregs/ Tnommer  Tregs/ Tac
BH 6.46 9.04 9.68 1.50 1.07
BiSort 27.67 31.75 27.81 1.01 0.88
Em3d 793 1657 7.67 0.97 0.46
Health 6.33 15.92 417 0.66 0.26
MST 7.66 10.25 7.41 0.97 0.72
Perimeter 1.03 1.72 0.89 0.86 0.52
Power 485 566 7.07 1.46 1.25
TreeAdd 3656 6.29 1.74 0.49 0.28
TSP 091 1.08 0.87 0.96 0.81
Voronoi 7.07 1183 6.18 0.87 0.52

Tabelle 5.4: Laufzeiten der Benchmarks

Bewertung Aus den Werten von Tabelle 5.4 entnehmen wir, dass die ,Regions™
Version in sieben der zehn Fille unter der Laufzeit der ,No Mmgt“-Version und
in acht der zehn Fille unter der Laufzeit der ,Boehm GC"-Version liegt. In zweli
Fallen liegt sie deutlich tiber der Laufzeit der ,No Mmgt"“-Version und in einem Fall
deutlich iiber der Laufzeit der ,,Boehm GC"-Version.

Die ,Regions“-Version kann also mit ihrer Laufzeit nicht nur mit der ,Boehm
GC"-Version, sonder sogar mit der ,No Mmgt“Version gut mithalten. Wir profi-
tieren hier von der Tatsache, dass die Allokation in einer Region etwas weniger
Laufzeit kostet als die Allokation eines Objektes auf der Halde. Den zusatzlichen
Aufwand fiir das Erstellen und Verwerfen von Regionen konnen wir damit mehr als
kompensieren.

5.4.3 Speicherverbrauch

In diesem Abschnitt betrachten wir das Verhalten unseres Ansatzes in Bezug auf den
Speicherverbrauch. Wir vergleichen den Speicherverbrauch der ,Regions“-Version
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mit dem der ,Boehm GC"-Version. Das Verhalten der ,No Mmgt“-Version ist trivial
und wird im weiteren nicht dargestellt.

Uberblick Den absoluten Speicherbedarf und die durchschnittlichen Objektgros-
sen geben wir in Tabelle 5.5 an. Fiir die Benchmarks (in der ,Regions“-Version)
ergaben sich die Allokationsraten in Tabelle 5.6.

Speicherbedarf Durchschnittl.
Benchmark  Objekte kByte Objektgrosse (Byte)
BH 10211226 147904.21 14.83
BiSort 2097154  32768.02 16.00
Em3d 1400036  46094.15 33.71
Health 11426594 146455.37 13.12
MST 8394757 102464.04 12.50
Perimeter 452924  12384.50 28.00
Power 1544407  21229.05 14.08
TreeAdd 8388610 131072.02 16.00
TSP 65538 2559.99 40.00
Voronoi 5985234 107513.19 18.39

Tabelle 5.5: Speicherbedarf und durchschnittl. Objektgrossen der Benchmarks

Allokationsrate

Benchmark  Objekte/s kByte/s

BH 288452.71 4178.08
BiSort 907858.87  14185.29
Em3d 313207.16  10311.89
Health 2539243.11  32545.64
MST 3850805.96  47001.85
Perimeter 348403.08 0526.54
Power 131438.89 1806.73
TreeAdd 23301694.44 364088.93
TSP 211412.90 8258.04
Voronoi 5810906.80 104381.74

Tabelle 5.6: Allokationsraten der Benchmarks

Methodik der Messung Um zu quantifizieren, wie die Benchmarks mit dem Hal-
denspeicher umgehen, wurden Speicheranforderungen und -riickgaben wahrend ei-
nes Laufes protokolliert.
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Fiir die ,Boehm GC"Version wurde durch Auslesen der Datenstrukturen der
Programmbibliothek protokolliert, zu welchen Zeitpunkten der Speicherbereiniger
den Speicher neu organisiert, und wann er dabei die Halde vergrossert. Aus diesen
Daten konnen folgendermaBen Riickschliisse auf das Verhalten des Programmes
gezogen werden: Der Speicherbereiniger vergrossert die Halde immer dann, wenn
von der existierenden Halde kein Speicher freigegeben werden kann, und zu wenig
Speicher vorhanden ist, um eine anstehende Speicheranfrage zu beantworten (siehe
hierzu auch die Diskussion in Abschnitt 3.5.1). Die Halde wird dabei nie verkleinert,
auch wenn sich der vom Mutator belegte Speicher wieder reduziert. Solange der
Speicherbereiniger also die Halde nach einer Reorganisation vergrossert, kdnnen wir
darauf schlieBen, dass er so viele Objekte, die auf der bisherigen Halde alloziert sind,
als erreichbar erkannt hat, dass er nicht ausreichend viele Objekte freigeben kann.
Wenn nach einer Reorganisation die Halde nicht vergrossert wird, so ist durch die
Reorganisation offenbar ausreichend viel Speicher der Halde als frei erkannt worden.
Wir erfahren dabei jedoch nicht, wieviel Speicher noch als belegt betrachtet wird,
oder wieviel Speicher nun zur Beantwortung nachfolgender Speicheranfragen zur
Verfiigung steht.

In den Diagrammen fiihren wir fiir die ,Boehm GC"-Version auf, wieviel Spei-
cher der Speicherbereiniger fiir die Halde verwendet, und zusatzlich, wieviel Speicher
aufgrund der Konservativitat des Boehm-GCs nicht freigegeben werden kann, und
wieviel Speicher zusatzlich fiir die Objektmarkierungen bei der Traversierung des
Objektgraphen verbraucht wird. Nur bei manchen Benchmarks ergibt sich hier ein
deutlicher Unterschied zwischen Halde und Mehrverbrauch, wahrend bei den mei-
sten Benchmarks der Unterschied gering oder kaum zu erkennen ist. Auf dem Gra-
phen fiir die Grosse der Halde zeigen wir zusdtzlich noch, zu welchen Zeitpunkten
der Speicherbereiniger den Objektgraphen traversiert und neu organisiert.

Bei der ,Regions“-Version liefert uns eine Instrumentierung der Anweisungen
Auskunft, die Regionen anlegen und verwerfen, und die Objekte in Regionen anle-
gen.

Zundchst fassen wir charakteristische Daten sowohl der ,Boehm GC"-Version
als auch der ,Regions™Version in Tabellen 5.7 und 5.8 zusammen. Vergleichen wir
Tabelle 5.4 und Tabelle 5.8, so stellen wir fest, dass wir nur bei BH und bei Power
feststellen kdnnen, dass eine hohe Allokationsrate von Regionen korreliert mit ei-
ner erhohten Laufzeit im Vergleich mit der ,No Mmgt“-Version oder der ,Boehm
GC"-Version. Diese Beobachtung suggeriert, dass es von Nutzen sein konnte, die
Zugriffsbereiche anhand geeigneter Heuristiken zu vergrébern, um damit die Anzahl
der Regionenoperationen zu mindern und gleichzeitig dhnliche Laufzeitvorteile wie
bei den verbleibenden Benchmarks zu erreichen.
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Reorganisationen Vergrosserungen

Benchmark der Halde
BH 238 20
BiSort 63 37
Em3d 383 44
Health 93 37
MST 97 66
Perimeter 47 25
Power 156 14
TreeAdd 35 19
TSP 96 65
Voronoi 96 41
Tabelle 5.7: Verhalten des Speicherbereinigers
Regionen Allokationsrate
Benchmark Anzahl  Speicher (kBytes) 1/s
BH 3033147 130330.54 85682.12
BiSort 11 0.47 4.76
Em3d 42 1.80 9.40
Health 87420 3756.33 19426.67
MST 20 0.86 9.17
Perimeter 20 0.86 15.38
Power 1520020 65313.36 129363.40
TreeAdd 13 0.56 36.11
TSP 11 0.47 35.48
Voronoi 21 0.90 20.39

Tabelle 5.8: Verhalten der Regionen
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Regionen Boehm GC
Benchmark Msinal/M

alloc
BH 0.8299 0.0258
BiSort 1.0000 1.2070
Em3d 0.7627 1.3315
Health 0.2006 0.2817
MST 1.0000 1.1970
Perimeter 1.0000 1.3270
Power 0.0211 0.0427
TreeAdd 1.0000 1.1440
TSP 1.0000 1.4917
Voronoi 1.0000 0.4302

Tabelle 5.9: Speicherbelegung im Vergleich zum angeforderten Speicher

Das Verhalten der Benchmarks im Einzelnen Die Werte, die wir durch die
oben genannte Instrumentierung gemessen haben, tragen wir ab iiber der laufen-
den Summe des bisher angeforderten Speichers. Damit blenden wir zum einen De-
tails Laufzeitverhalten der Benchmarks (wie lang anhaltende Berechnungen in ein-
zelnen Phasen der Programmausfiihrung, die keine Haldenoperationen beinhalten)
aus. Zum anderen konnen wir damit die Messwerte der unterschiedlichen Versionen
iiberlagern, indem wir nur die Ordinaten-Skala in Ubereinstimmung bringen. Damit
konnen wir das Verhalten der Versionen vergleichen.

In den Abbildungen 5.1 bis 5.10 tragen wir {iber dem angeforderten Speicher je-
weils den belegten Speicher der ,Boehm GC"-Version und der ,Regions“-Version ab.
Fiir die ,Boehm GC"-Version tragen wir zusatzlich ab, wieviel Speicher der Speicher-
bereiniger durch scheinbare Zeiger verliert, und wieviel Speicher er zusatzlich fiir
die Markierung der Objekte benétigt. In vielen Fallen, zum Beispiel in Abb. 5.2, ist
dieser Mehrbedarf allerdings so gering, dass er in den Abbildungen nicht zu erken-
nen ist. Auf dem Niveau der Halde des Speicherbereinigers markieren wir zusatzlich
die Zeitpunkte, zu denen der Speicherbereiniger die Halde neu organisiert hat.

BH Das Verhalten von BH in Abbildung 5.1 zeigt, dass die ,Regions"-Version we-
sentlich mehr Speicher verbraucht, als die ,Boehm GC“-Version. Der Speicherberei-
niger erkennt haufig, dass nur wenige allozierte Objekte erreichbar sind, und kann
haufig weitere Speicheranforderungen mit der Halde beantworten. Betrachtet man
zusatzlich noch die Laufzeiten dieses Benchmarks in Tabelle 5.4, so erkennt man,
dass fiir dieses Programm der Speicherbereiniger unserer Methode klar iiberlegen
ist, selbst mit der Abschatzung, die sich in [BCRO03] ergeben wiirde.
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BiSort In Abbildung 5.2 sieht man, dass die beiden Versionen von BiSort ein ver-
gleichbares Speicherverhalten haben. Wahrend die Grosse der Halde der ,,Boehm
GC"-Version um 20.70% grosser ist als die insgesamt angeforderte Speichermenge,
verbraucht die ,Regions“-Version weniger Speicher und kann innerhalb einer kleine-
ren Halde ablaufen. Was den Laufzeitbedarf in Tabelle 5.4 angeht, sind sich beide
Versionen ebenbiirtig.

Em3d In Abbildung 5.3 zeigt Em3d ein dhnliches Verhalten wie BiSort.
Die ,Regions*Version schliesst den Lauf mit einer Halde ab, die 76.27% des al-
lozierten Speichers ausmacht, wahrend die ,,Boehm GC"-Version mit 133.15% der
allozierten Speichermenge deutlich mehr Speicher braucht, als das Programm ei-
gentlich alloziert.

Health Abbildung 5.4 zeigt, dass die ,Regions“-Version von Health deutlich
weniger Speicher braucht (20.06% in Tabelle 5.9) als die ,Boehm GC"-Version
(28.17%). Im Vergleich zu allen anderen Schaubildern sieht man hier sehr deutlich,
an welchen Stellen die Regionen verworfen wurden, wdhrend diese Details in den
anderen Schaubildern in der graphischen Auflosung untergehen.

Mit einem Laufzeitverhaltnis von 0.26 ist die ,,Regions“-Version ungefahr viermal
so schnell wie die ,Boehm GC*“-Version.

MST Bei dem Lauf der ,,Boehm GC"-Version von MST stellte sich heraus, dass die
~Boehm GC"-Version von MST zwar noch mit den Parametern aus Tabelle 5.3 in-
nerhalb des zur Verfligung stehenden Hauptspeichers ablaufen konnte, dass jedoch
die Instrumentierung, mit der die Daten fiir Abbildung 5.5 ausgelesen wurden, den
Speicherbedarf dermaBen erhohten, dass dieser Lauf vorzeitig abgebrochen wer-
den musste. Man erkennt, dass die ,Regions™-Version innerhalb des zur Verfligung
stehenden Hauptspeichers eine grossere Halde erstellen kann als die ,,Boehm GC"-
Version, und ihren Lauf normal beendet.

Perimeter Den Lauf von Perimeter absolviert die ,Regions“-Version, wie in Ab-
bildung 5.6 gezeigt wird, mit einer deutlich kleineren Halde und, wie bereits in
Tabelle 5.4 gezeigt, in wenig mehr als der Halfte der Zeit.

Power Bei dem Lauf von Power bleibt nach einer kurzen Aufbauphase die Anzahl
an allozierten Objekten und damit der belegte Speicher innerhalb kleiner Variatio-
nen konstant. Die ,Boehm GC"-Version findet hier jedoch ungefdhr doppelt so viel
Speicher als erreichbar als die ,Regions“-Version. Durch die hohe Rate, mit der
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die ,Regions“-Version Regionen anlegt und verwirft, braucht sie die in Tabelle 5.4
gezeigte hohere Laufzeit.

TreeAdd Bei TreeAdd ergab sich wie bereits bei MST, dass die zur Messung instru-
mentierte ,Boehm GC"-Version nicht innerhalb des zur Verfiigung stehenden Haupt-
speichers ablaufen konnte, und abgebrochen werden musste. Tabelle 5.9 zeigt, dass
der Hauptspeicherbedarf um 49.17% iiber die Menge an alloziertem Speicher her-
ausgeht. Der Verwaltungsaufwand fiir diesen Uberhang erklart auch die ungefihr
drei Mal so hohe Laufzeit der ,,Boehm GC"-Version.

TSP Aus Tabelle 5.4 und Abbildung 5.9 entnehmen wir, dass TSP in der ,Regions"-
Version sowohl weniger Hauptspeicher als auch weniger Laufzeit benétigt als in der
~.Boehm GC"-Version.

Voronoi In Abbildung 5.10 sehen wir, analog zu Health in Abbildung 5.4, dass
der Speicherbereiniger bei der ,Boehm GC"-Version nach einer kurzen Anfangsphase
standig Objekte als nicht mehr erreichbar identifizieren kann, so dass in diesem
Fall die Halde deutlich kleiner bleiben kann als bei der ,,Regions“-Version. Letztere
absolviert den Lauf in etwas mehr als der Halfte der Zeit.
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Kapitel 6
Riickschau und Ausblick

.Die Wissenschaft fangt eigentlich erst da an interessant zu werden, wo sie
aufhort.”
Justus von Liebig, ,,Chemische Briefe*

6.1 Riickschau

Wir haben in dieser Arbeit mit unserem Ansatz eine neuartige Methode der Spei-
cherverwaltung in imperativen Programmen beschrieben, die in prozeduralen oder
objekt-orientierten Sprachen implementiert sind.

Unseren Ansatz haben wir erarbeitet in dem Kontext von Systemen, die Echt-
zeitanforderungen erfiillen missen, und die in einer sicherheitskritischen Rolle ein-
gesetzt werden sollen.

Wir haben existierende Ansdtze betrachtet, und sowohl ihre Vorteile als auch
ihre Nachteile aufgezeigt. Dabei haben wir insbesondere die Eignung der existieren-
den Ansatze fiir den Einsatz bei echtzeitfahigen Systemen in sicherheitskritischen
Rollen betrachtet. Wir haben anhand der existierenden Ansdtze herausgearbeitet,
welche Anforderungen eine Speicherverwaltung erfiillen muss, damit sie sich von
den existierenden Ansdtzen positiv abhebt.

Wir haben uns einen expliziten Begriff davon geschaffen, was wir unter der
korrekten Nutzung des Haldenspeichers verstehen.

Wir haben unseren Ansatz so konstruiert, dass er voll automatisch durch den
Ubersetzer ausgefiihrt wird. Der Ansatz erfordert weder eine Einschrinkung der
Ausdrucksmachtigkeit der Quellsprache, noch erfordert er eine Erweiterung der
Sprache. Er biirdet dem Programmierer keinerlei zusatzliche Disziplin bei der Er-
stellung der Software auf.

Wir haben unser Ziel dadurch erreicht, dass wir das Programm durch den
Ubesetzer analysieren lassen, und dass wir basierend auf den Ergebnissen der Ana-
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lyse Anweisungen in das Programm einfiigen, die die nétigen Aufgaben der Spei-
cherverwaltung ubernehmen.

Dadurch, dass wir uns auf die Ergebnisse einer Programmanalyse verlassen,
eliminieren wir die Moglichkeit, dass sich durch die Arbeit des Programmierers ein
Programm ergibt, das den Haldenspeicher nicht korrekt nutzt.

Basierend auf unserem Begriff liber die korrekte Nutzung des Haldenspeichers,
und mit den Informationen der Programmanalyse — der Zeigeranalyse und der
Zugriffsanalyse — haben wir den Begriff der Zugriffsbereiche geschaffen, mit denen
wir die Lebenszeiten von auf der Halde allozierten Objekten einfangen.

Wir haben eine Reihe von Benchmarks mit unserem Ansatz erstellt, und wir
haben sie mit anderen Versionen verglichen. Wir haben gezeigt, dass die Ergebnisse,
die unser Ansatz liefert, durchaus konkurrenzfagig sind, sowohl in Begriffen der
Laufzeit, als auch in Hinblick auf den Speicherverbrauch.

Mit unserem Ansatz setzten wir an den durch die Analyse bestimmten Stellen
Anweisungen ein, die Regionen anlegen und verwerfen. Wenn eine Region verworfen
wird, werden dabei alle Objekte dealloziert, die innerhalb dieser Region alloziert
waren. Der Laufzeitaufwand, der durch diese Anweisungen verursacht wird, entsteht
an festen Stellen des Programmes, nicht durch einen Laufzeitmechanismus. Damit
ist der Laufzeitbedarf des Programmes, in das die Regionen-Anweisungen eingesetzt
wurden, fiir eine Laufzeitanalyse, wie sie bei der Uberpriifung zur Sicherstellung der
Echtzeitfahigkeit eines Programmes notig ist, transparent. Genauso transparent
stellt sich der Speicherverbrauch des resultierenden Programms bei einer Echtzeit-
Analyse dar.

6.2 Kiritik

Vollautomatischer Ansatz Wir haben im letzen Abschnitt betont, dass wir mit
unserem Ansatz immer Programme schaffen, deren Speicherverwaltung korrekt (in
dem von uns definierten Sinne) sind, ohne dass ein Aufwand seitens des Program-
mierers erforderlich ist. Wir schliessen aus, dass der Programmierer Fehler machen
kann.

Mit einem solchen vollautomatischen Ansatz nehmen wir allerdings auch dem
Programmierer die Moglichkeit, ,etwas richig zu machen”. Insbesondere ist es fiir
den Progammierer nicht moglich, in einem Programm eine Speicherverwaltung
zu implementieren, die besser als das ist, was unser Ansatz zu leisten vermag.
Wahrend unser Ansatz in Punkto Laufzeit wenig zu wiinschen lasst, haben wir
in Abschnitt 5.4.3 zur Kenntniss nehmen miissen, dass wir mit unserem Ansatz
manchmal deutlich mehr Speicher brauchen, als dies die Programme mit einem
automatischen Speicherbereiniger tun.
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Wenn wir die Regionen-Anweisungen in das Programm einsetzen, setzen wir sie
an Stellen ein, die von unserer Programmanalyse bestimmt wurden. Damit fallt der
Laufzeitaufwand fiir die Ausfiihrung dieser Anweisungen — im Gegensatz zu den
Speicherbereinigern — an einer festen Stelle an. Aber wir knnen dem Programmie-
rer kein Mittel in die Hand geben, die Platzierung dieser Anweisungen in irgendeiner
Art zu beeinflussen. Der Programmierer kann sein Wissen iiber das Verhalten des
Programmes, das er ja schliesslich selber geschrieben hat, nicht mit einbringen.

Abhdngigkeit von der Zeigeranalyse Unsere Ergebnisse, insbesondere die Zu-
griffsbereiche, konnen nur so gut sein, wie die Analysedaten, die uns zur Verfligung
stehen. Insbesondere hangt das Ergebnis kritisch davon ab, wie gut die Zeiger-
analyse die Haldenoperationen analysieren kann. Die Erstellung einer Zeigeranalyse
sehen wir als ein Problem, dessen prinzipielle Losung uns zwar fertig vorliegt [Hin01],
dessen technische, ingenieursmassige Umsetzung jedoch eine anspruchsvolle Her-
ausforderung ist [AW93, SRW96, Tra00, HDHO04]. Wir kénnen in unserer Arbeit
keine Angaben dariiber machen, in wie weit unsere Ergebnisse durch die Analyse
bestimmt sind, die wir fiir die praktische Umsetzung unseres Ansatzes geschaffen
ahben, und wir kdnnen nicht abschatzen, welche Ergebnisse wir mit einer anderen
Zeigeranalyse erhalten hatten.

Keine Deallokation von einzelnen Objekten in Regionen Wir haben in Kapi-
tel 5 festgestellt, dass wir mit unserem Ansatz in einigen Fallen einen Speicher-
verbrauch verursachen, der deutlich liber dem liegt, was wir mit einem Speicher-
bereiniger bendtigen. Wir haben dies darauf zuriickgefiihrt, dass in diesen Fallen
eine Datenstruktur nicht nur aufgebaut, sonder auch geandert wird, wobei wir mit
unserem Ansatz nicht feststellen kdnnen, an welchen Stellen einzelne Objekte nicht
mehr bendtigt werden. Diese Objekte bleiben in den Regionen alloziert, obwohl dies
eigentlich nicht notig ware, wahrend der Speicherbereiniger diese Objekte regelmas-
sig als frei erkennt und wieder der Freispeicherverwaltung iibergibt.

Dass wir innerhalb der Regionen keine Objekte deallozieren kdnnen, ist dadurch
bedingt, dass wir das Programm nicht genau genug analysieren konnen. Die Zeige-
ranalysen, die hier prazise genug waren, sind noch Thema der Forschung [SRW96]
und stehen uns leider nicht in verwertbarer Form zur Verfiigung.
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6.3 Offene Fragen

6.3.1 Kombination mit Speicherbereinigern

Im letzten Absatz des vorangegangenen Abschnittes hatten wir unsere Abhangigkeit
von der Qualitat der zur Verfligung stehenden Zeigeranalyse angesprochen. Mit der
Leistungsfahigkeit der Analyse steigt unser Verstandnis von der konkreten Struktur
des Objektgraphen, und damit unsere Fahigkeit, Objekte feiner zu differenzieren
und schliesslich Objekte mdglicherweise friiher zu deallozieren. Orthogonal dazu
konnte es sich anbieten, unseren Ansatz zu erweitern, indem man zusatzlich einen
automatischen Speicherbereiniger einsetzt.

Synergie-Effekte In einem System, das unseren Ansatz mit einem Speicherberei-
niger kombiniert, kdnnen sich die Vorteile beider Ansdtze erganzen: Innerhalb von
Gruppen, die die Analyse nicht unterscheiden kann, kann der Speicherbereiniger
noch erreichbare Objekten von nicht mehr erreichbaren Objekten unterscheiden;
semantischer Miill, den der Speicherbereiniger nicht erkennen kann, kann durch
unseren Ansatz explizit beseitigt werden. Objekte, die wir mit unserem Ansatz
l6schen, braucht der Speicherbereiniger nicht zu traversieren, so dass sich seine
Laufzeit reduziert. Wir konnen erwarten, dass mit dieser Kombination zumindest
der Speicherbedarf — punktweise — jeweils am Minimum dessen liegt, was jede
Methode alleine erreichen kann. Was die Laufzeit angeht, konnen wir erwarten,
dass wir — wenn schon nicht immer — so doch haufig besser abschneiden, als dies
ein Speicherbereiniger alleine tun wiirde.

Massnahmen zur Kooperation Da wir mit unserem Ansatz semantischen Miill
erkennen, kann es sein, dass Objekte geldscht werden, obwohl noch Referenzen auf
diese Objekte im Zustand des Programms vorhanden sind. Ein Speicherbereiniger
wiirde diesen Referenzen folgen. Zum einen kdnnte er dabei auf einen Speicherblock
stossen, der bereits dealloziert ist — das kdnnte man in den Datenstrukturen der
Freispeicherverwaltung erkennen. Er konnte zum anderen auf einen Speicherblock
stossen, der bereits wieder fiir ein anderes Objekt alloziert wurde — ein Fall, der
aus den Datenstrukturen der Freispeicherverwaltung alleine nicht zu erkennen ist.
Ein Objekt, das wir explizit deallozieren, kann also nicht unmittelbar als ,frei“ an die
Freispeicherverwaltung gemeldet werden, sondern in einem neuen, dritten Zustand
~dealloziert, aber womdoglich noch referenziert” vorgehalten werden. Der Speicherbe-
reiniger kann jede Referenz, die auf ein solches Objekt (besser, die in einen solchen
Block hinein) zeigt, iiberschreiben — nach einer vollstandigen Traversierung des
Speicherbereinigers iiber den Objektgraphen sind alle Objekte und alle Referenzen
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besucht worden, und damit auch alle Referenzen in diese deallozierten Blocke hinein
beobachtet worden.

Es bietet sich intuitiv an, diese Referenzen in deallozierte Blocke mit dem Null-
Zeiger (NULL oder O in C++, nil in Lisp etc.) zu liberschreiben. SchlieBlich wird
dies auch vom Programmierer explizit durchgefiihrt, um eine Referenz als ,leer” zu
markieren. Allerdings kdnnte das Programm mit dem Wert einer solchen Referenz
— ohne danach auf das referenzierte Objekt zuzugreifen — Operationen durch-
fihren, die auf den weiteren Verlauf des Programms Einfluss haben; zum Beispiel
konnte man eine bedingte Anweisung darauf basieren, wie sich die Referenz zu einer
anderen Referenz — oder eben dem Null-Zeiger vergleicht.

Ironischerweise ist die einzige Information, die man aus einem solchen Vergleich
gewinnen kann, die, ob die Referenz noch ein Haldenobjekt referenziert (so dass
man also darauf zugreifen konnte), oder ob sie das gleiche Haldenobjekt referenziert
wie eine andere Referenz. Mit dieser Information lasst sich entscheiden, ob ein
Zugriff auf ein Objekt mdglich ist, oder ob man einen ungiiltigen Zugriff iiber einen
Null-Zeiger durchfiihren wiirde.

Nach einer Berechnung, in die eine Referenz eingeht, wird man also in der Regel
auch zumindest erwarten, einen Ausfiihrungspfad zu finden, der einen Zugriff auf
das moglicherweise referenzierte Objekt durchfiihrt. Durch diesen Zugriff wiederum
ware ausgeschlossen, dass das Objekt vorher dealloziert wird. Alleine die Moglich-
keit jedoch, dass ein Programm diesen Objektzugriff dann ausldsst, so dass wir mit
unserem Ansatz das referenzierte Objekt bereits friiher deallozieren, zwingt uns da-
zu, eine Alternative zum Uberschreiben mit dem Null-Zeiger zu suchen. Stattdessen
konnte man einen anderen Wert benutzen, der ebenfalls von allen Referenzen auf
Haldenobjekte unterscheidbar ist, der aber innerhalb der Sprache nicht existiert.

6.3.2 Deterministische Ausfiihrung von Destruktoren

Die Erstellung von Objekten verkapseln Programmiersprachen hdufig in sog. Kon-
struktoren (Constructors in Ada, C++ und Java, make-Features in Eiffel und Sa-
ther). Analog dazu bieten Sprachen, die eine explizite Speicherverwaltung vorsehen,
haufig sog. Destruktoren, die bei der Deallokation von Objekten ausgefiihrt werden.
In Sprachen wie Java oder Eiffel, die ausschlieslich Speicherbereinigung verwenden,
ist der Zeitpunkt, zu dem ein Objekt dealloziert wird, hdufig nicht deterministisch
vorherzusagen, da der Speicherbereiniger erst dann den Speicher neu zu organisie-
ren braucht, wenn die Freispeicherverwaltung iiber zu wenig Speicher verfiigt, um
Speicheranforderungen zu beantworten.

In Java existiert das Konzept des sog. Finalizers [GJS97, §12.6], eine Metho-
de, die dann an einem Objekt aufgerufen wird, wenn der Speicherbereiniger dieses
Objekt wieder der Freispeicherverwaltung iibergibt.
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Begriindet wird dieses Konzept damit, dass Ressourcen, die durch ein Objekt
reprasentiert werden, bei der Ausfiihrung des Finalizers freigegeben werden konnen.
Beispielsweise kdnnte eine offene Datei geschlossen werden. Da der Speicherbereini-
ger jedoch dann den Speicher neu organisiert, wenn die Ressource ,Speicher” knapp
wird, nicht etwa wenn andere Ressourcen knapp werden, ist durch dieses Konzept
nicht garantiert, dass die so verwalteten Ressourcen immer friith genug freigegeben
werden, um einen Mangel zu verhindern.

Da wir mit unserem Ansatz Objekte explizit deallozieren, schaffen wir damit
auch einen statisch definierten Punkt in der Programmausfiihrung, zu dem der
Speicher der Objekte wieder freigegeben wird. Durch die Konstruktion unseres An-
satzes erreichen wir zudem, dass dies der friihestmégliche Zeitpunkt ist, zu dem die
Objekte dealloziert werden diirfen. Dieser Punkt wird allerdings durch die Ergebnis-
se unserer Analyse bestimmt; sollte dieser Punkt in einem speziellen Fall an einer
ungiinstigen Stelle zu liegen kommen, ergibt sich keine Mdglichkeit, korrigierend
einzugreifen.

Mit der Deallokation eines Objektes kann man nun den Finalizer des Objektes
aufrufen. Damit erreicht man zum einen, dass die damit verwalteten Ressourcen
zum einen ebenfalls friihestmoglich freigegeben werden, zum anderen werden die
Ressourcen zu einem statisch festgelegten Punkt in der Programmausfiihrung frei-
gegeben. Die Gefahr, dass diese Ressourcen deshalb ausgehen, weil der Speicher-
bereiniger den Speicher nicht friih genug reorganisiert, wird damit zumindest ver-
mindert.
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