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Diese Arbeit ist im Rahmen einer Gruppenarbeit entstanden. Generell wur-
den dabei die jeweiligen Inhalte der Kapitel von den Autoren einzeln erar-
beitet, dann im Team besprochen und evtl. verdndert bzw. erweitert. Die
Aufteilung stellt sich im einzelnen wie folgt dar:

e Gemeinsam: Kapitel 1 und 6, Anhédnge A und B
e Matthias Ernst: Kapitel 5, Abschnitte 2.3, 3.1, 3.2, 3.3
e Daniel Schneider: Kapitel 4, Abschnitte 2.1, 2.2, 3.4, 3.5

Typographische Konventionen

In dieser Arbeit werden unterschiedlich Schriftarten verwendet, um die Les-
barkeit zu verbessern. Die Bedeutung der einzelnen Schriftarten ist in der
folgenden Tabelle wiedergegeben:

‘ Schriftart ‘ Bedeutung ‘ Beispiel
kursiv englischer Begriff oder | header word displacement
Definition

Typewriter Programmtext synchronized
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Kapitel 1

Einleitung

Virtuelle Maschinen haben sich als Basistechnologie fiir Programmierspra-
chen etabliert. Kaum eine moderne Sprachimplementierung verzichtet auf
ihren Einsatz — eine ,Java Virtual Machine“ (JVM) befindet sich im Liefe-
rumfang praktisch jedes Betriebssystems.

Das Konzept virtueller Maschinen findet bereits seit mehr als drei Jahr-
zehnten Verwendung. Insbesondere interaktive Entwicklungsumgebungen fiir
LISP, Smalltalk und Self bauen darauf auf. Es mufl daher erstaunen, daf die
Einfithrung der Sprache Java im Jahre 1995 diesem Thema zu einem ex-
plosionsartigen Wachstum der Forschungsaktivitit verhelfen konnte. Dieses
Wachstum lé8t sich beispielhaft anhand der , ACM Digital Library“ ablesen,
die seit 1995 einen sprunghaften Anstieg von Veroffentlichungen zu virtuellen
Maschinen verzeichnet (Abbildung 1.1).

Bei néherer Betrachtung lassen sich die Verdffentlichungen grob in drei Ka-
tegorien unterteilen:

e Spezielle Eigenschaften der Sprache Java sowie der Einsatz in Server-
Umgebungen erfordern Entwicklungsarbeit insbesondere im Bereich der
Nebenlaufigkeit und Skalierbarkeit.

e Eine Zahl von Techniken existierten bisher lediglich als ,,proof of con-
cept®, werden jedoch in virtuellen Maschinen fiir Java zur Produktions-
reife gebracht. Hierzu zéhlt der Bereich dynamischer Optimierungen.

o Weiterhin werden gut erforschte Techniken fiir den Einsatz in einer
JVM angepaflt. Als Beispiele lassen sich etablierte Compiler-Techniken
und Algorithmen zur Garbage Collection anfiihren.
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Abbildung 1.1: Veroffentlichungen in der ACM Digital Library

Fiir eine detaillierte Klarung bedarf es der wissenschaftlichen Einordnung
der behandelten Konzepte und Techniken, die in dieser Arbeit vorgenommen
wird. Dazu werden ausfiihrlich Architekturen und Realisierungstechniken vir-
tueller Maschinen betrachtet. Das Interesse liegt dabei auf den drei Haupt-
komponenten ,, Programmausfithrung“, ,,Speicherverwaltung“ und ,, Thread-
System*.

Es wird gezeigt, dafl moderne virtuelle Maschinen hochkomplexe Softwaresy-
steme darstellen. Aufgrund der engen Verzahnung der Komponenten erfor-
dert ihre Implementierung die Kenntnis einer Vielzahl von Konzepten und
Techniken aus allen drei genannten Bereichen. Weiterhin ist ein fundiertes
Wissen der Bereiche ,,Maschinenarchitektur® und ,,Betriebssysteme® erfor-
derlich, um eine effiziente Abbildung der Sprachabstraktionen auf die kon-
krete Plattform zu realisieren.

1.1 Der Begriff der virtuellen Maschine

Mit dem Begriff der virtuellen Maschine werden vielfach zwei Dinge assozi-
iert. Zum einen bezeichnet er eine abstrakte Spezifikation, zum anderen eine
konkrete Implementierung dieser Spezifikation.
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Die Spezifikation einer virtuellen Maschine definiert das Modell einer Ma-
schine zum Ausfithren von Berechnungen. Dieses Modell enthélt eine Ma-
schinensprache, in der Berechnungsanweisungen fiir die Maschine erstellt
werden konnen, sowie eine Beschreibung der Semantik der in der Sprache
definierten Operationen. Die Art der Operationen impliziert ein bestimm-
tes Architekturmodell; das géngige Modell ist das der Stackmaschine — sie
wird von virtuellen Maschinen wie der Java VM [Gosling, 1995], unterschied-
lichen Smalltalk VMs [Goldberg and Robson, 1983] und der Tycoon-2 VM
[Gawecki and Wienberg, 1998] verwendet. Ein weniger verbreitetes Modell
ist das der Registermaschine — sie wurde beispielsweise von einigen LISP
Implementierungen verwendet.

Die Sperzifikation der virtuellen Maschine erlaubt die Entkopplung zweier
Schritte: zum einen kann ,,gegen® die Spezifikation programmiert werden, d.h.
es konnen der Maschinensprache entsprechende Programme erstellt werden.
Zum anderen konnen anhand der Spezifikation konkrete Implementierun-
gen der virtuellen Maschine erstellt werden. Diese Implementierungen sind
Computerprogramme, die ihrerseits Programme der abstrakt spezifizierten
Maschinensprache ausfiihren.

Diese Maschinensprache kann dabei entsprechend dem spezifizierten Maschi-
nenmodell unterschiedlich abstrakt sein. Es kann sich beispielsweise um fiir
einen Menschen verstédndlichen Quellcode oder binér kodierte abstrakte Syn-
taxbaume handeln. Im Fall der hiufig verwendeten Stackmaschinen umfafit
die Maschinensprache Befehle zur Manipulation eines abstrakten Stacks im
Zusammenhang mit einem abstrakten Hauptspeicher. Durch das Fehlen von
Registern entsteht eine sehr einfache Maschinensprache mit wenigen Befehlen
— da aus diesem Grunde jeder Befehl durch nur ein Byte dargestellt wer-
den kann, wird eine solche Maschinensprache héufig als Bytecode bezeichnet.
Dieser Bytecode wird iiblicherweise von einem Compiler aus dem Sourceco-
de einer hoheren Programmiersprache generiert. Als erster Bytecode wird
gemeinhin der von [Nori et al., 1974] erstellte ,,P-Code-Interpreter” fiir die
Programmiersprache USCD-Pascal bezeichnet.

Neben der Spezifikation der Programmiersprache liegt somit auch die Spezi-
fikation einer Plattform vor, auf die erstere abgebildet wird. Hierbei kénnen
sich Probleme von Inkompatibilitdten oder impedance mismatches ergeben.
Weiterhin besteht die Moglichkeit, mehrere Programmiersprachen auf die ab-
strakte Plattform zu iibersetzen. Die hiermit verbundenen Moglichkeiten und
Probleme sind nicht Teil dieser Arbeit.

Die Aufgabe der Implementierung einer virtuellen Maschine ist eine moglichst
effiziente Abbildung des Bytecodes auf die jeweilige konkrete Plattform, auf
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der die Maschine ablduft. Anders formuliert, mufl die VM das Programm
in dhnlicher Zeit und mit vergleichbarem Speicherbedarf ausfiihren wie ein
direkt iibersetztes Programm. Dabei erfiillt sie, abhéngig von der implemen-
tierten Sprache, verschiedene Dienste wie Garbage Collection, Nebenlaufig-
keit, Uberpriifen und Auslésen von Ausnahmen, Sicherheitpriifungen, Aufruf
von Funktionen anderer Sprachen und Persistenz.

Fir Java wurde die Spezifikation der virtuellen Maschine in
[Lindholm and Yellin, 1996] festgehalten. Mittlerweile existiert eine Vielzahl
von Implementierungen verschiedener Hersteller (Anhang A beschreibt eine
Auswahl). Fiir die meisten Sprachen existiert hingegen keine gesonderte
Spezifikation einer virtuellen Maschine, bzw. die Implementierung stellt die
Spezifikation dar.

1.2 Ziel und Aufbau der Arbeit

Diese Arbeit soll iiber die Architektur und Techniken zur Realisierung virtu-
eller Maschinen Auskunft geben. Dabei wird deutlich, welche Aufgaben und
Zielvorstellungen zu der wachsenden Komplexitat ihrer Implementierungen
beitragen.

Die Auswahl der konkreten Techniken erfolgt dabei nach zwei Kriterien:

1. Thre Relevanz in aktuellen Implementierungen virtueller Maschinen —
dies betrifft vor allem Techniken, die méglicherweise schon léinger be-
kannt sind, die aber einen de facto Standard in ihrem Bereich darstellen.

2. Thre Relevanz vor dem Hintergrund der aktuellen Forschung. Hier wur-
den auch Techniken beriicksichtigt, die unter Umsténden die Grenzen
des technisch Machbaren aufzeigen und die (noch) nicht fiir den Pro-
duktionseinsatz geeignet sind.

Auf diese Weise soll die Arbeit sowohl einen Uberblick iiber den status quo
gebréauchlicher VM-Implementierungen, als auch eine Vorschau auf mogliche
Techniken von virtuellen Maschinen der néchsten Generation geben.

In Kapitel 2 werden zunéchst Grundlagen fiir das Verstdndnis von virtuel-
len Maschinen vermittelt. Dabei werden die Hauptkomponenten ,, Program-
mausfithrung“ (2.1) , ,,Speicherverwaltung® (2.2) und ,, Thread-System* (2.3)
in einzelnen Abschnitten behandelt. Leser, die mit den Grundkonzepten der
entsprechenden Komponenten vertraut sind, konnen den jeweiligen Abschnitt
iiberspringen.
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In den darauf folgenden Kapiteln 3—5 werden jeweils fortgeschritte Techniken
zur Implementierung von virtuellen Maschinen in Hinblick auf eine der drei
genannten Hauptkomponenten vorgestellt. Kapitel 6 fasst zum einen die Er-
gebnisse der Arbeit zusammen und gibt zum anderen einen Ausblick auf die
zu erwartenden Entwicklungen. Im Anhang A finden die im Laufe der Arbeit
vorgestellten Begriffe und Techniken zudem Anwendung in Form eines Ver-
gleichs ausgewihlter Implementierungen virtueller Maschinen. Ein Glossar
der relevanten Begriffe ergénzt die Arbeit.



Kapitel 2

Komponenten virtueller
Maschinen

Moderne virtuelle Maschinen beinhalten drei grofie Subsysteme, die eng
miteinander kooperieren. Der vom Quellcode-Compiler erstellte abstrak-
te Zwischencode mufl durch einen Interpreter oder dynamischen Compiler
ausgefithrt werden — es existiert also eine Komponente zur Programm-
ausfiihrung.

Viele Sprachen, die auf virtuellen Maschinen ausgefiihrt werden, unterstiitzen
den Ablauf mehrerer Kontrollfliissse. Diese Fahigkeit zur Nebenlaufigkeit
kann direkt in der implementierten Sprache verankert sein (z.B. Modula-
2 Coroutinen), oder scheinbar ausschliellich durch bestimmte Bibliotheks-
funktionen implementiert sein (z.B. Smalltalk ,Processes®). In beiden Féllen
muf die virtuelle Maschine den Ablauf mehrerer Kontrollfliisse unterstiitzen,
da die Konsistenz interner Strukturen der VM bei nebenléufigem Zugriff
gewihrleistet sein muf.

Weiterhin setzen moderne Sprachen eine automatische Speicherverwal-
tung voraus — hierunter fillt die effiziente Allokation von Speicher sowie
Garbage Collection, die unerreichbar gewordenen Speicher wieder dem freien
Speicher zufiihrt.

In diesem Kapitel werden die Aufgaben der drei Subsysteme analysiert,
das entsprechende Grundlagenwissen eingefithrt und die vielfdltigen An-
kniipfungspunkte zwischen den Komponenten aufgezeigt. Dies geschieht vor
allem im Kontext objektorientierter Sprachen, insbesondere Java.
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Threading

2.1 Programmausfiihrung

Fiir das Verstédndnis der ausfiihrenden Komponente einer virtuellen Maschi-
ne ist zunéchst die Ausgangsbasis von Interesse: der Instruktionssatz und das
damit verbundene Ausfithrungsmodell der abstrakten Maschine. Im folgen-
den Abschnitt 2.1.1 wird daher zunéchst das Modell der JVM diskutiert und
anschlieBend die Vorgehensweisen zur optimierten Ubersetzung von Bytecode
in Maschinencode erarbeitet.

Dazu werden in den beiden folgenden Abschnitten die spezifischen Probleme
die bei der Optimierungen von Java als objektorientierter Sprache (2.1.2)
sowie die Implikationen dynamischen Ladens von Code und der damit ver-
bundenen dynamischen Ubersetzung (2.1.3) geschildert.

Abschnitt 2.1.4 fafit die Ergebnisse zusammen und gibt einen Ausblick auf
Kapitel 3, das Implementierungstechniken von optimierenden Ausfithrungs-
einheiten gewidmet ist.

2.1.1 Das Maschinenmodell der JVM

Die fiir Java spezifizierte virtuelle Maschine ist im Groben in Abbildung
2.2 dargestellt und mit den relevanten Instruktionsnamen versehen. Auf ei-
nem gemeinsamen Objektspeicher operieren mehrere Threads; jeder dieser
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Abbildung 2.2: Ausfithrungsmodell von Java

Threads besitzt einen eigenen Aufruf-Stack. Jede Aktivierung innerhalb eines
Stacks beinhaltet zwei Speicherbereiche: lokale Variablen und einen Stack fiir
Berechnungen. Dieser Stack ist von zentraler Bedeutung: er ist Operanden-
und Ergebnisspeicher fiir arithmetische Operationen, wird gleichermaflen zur
Parameter- und Ergebnisiibergabe verwendet und ist Zwischenstation beim
Transfer zwischen lokalen Variablen und Heap. In dieser Hinsicht ist das
Java-Modell mit dem von Smalltalk identisch und wird als Stack-Maschine
bezeichnet.

Mit einer Zahl von Bytecode-Instruktionen kann der Kontrollflul innerhalb
einer Methode gesteuert werden: bedingte und unbedingte Spriinge, sowie
Ausnahmebehandlung und sogar Subroutinen. Weiterhin existieren zwei In-
struktionen zur Synchronisierung von Threads.

Die virtuelle Maschine von Java ist getypt. Sie unterscheidet mehrere Ba-
sisdatentypen sowie Objekt- und Array-Referenzen. Der Instruktionssatz
enthélt fiir jeden Typ Varianten der Instruktionen, beispielsweise existieren
fiinf Varianten, um eine lokale Variable auf den Stack zu laden. Auf diese
Weise erklart sich die Zahl von rund 200 Instruktionen.

Um die Integritdt der virtuellen Maschine zu gewéhrleisten, beispielsweise,
um zu verhindern, dafl eine Ganzzahl falschlicherweise als Objektreferenz in-
terpretiert wird, mufl die VM unter anderem eine Typpriifung des Bytecodes
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vornehmen. Nur Code, der eine solche Priifung zuldsst und dabei den Typre-
geln entspricht, wird ausgefiihrt. Bei ndherer Betrachtung wird deutlich, daf3
die Typisierung des Bytecode daher keinerlei Vorteil darstellt: zu Verifikati-
onszwecken wird der Typ jeder Variablen ohnehin rekonstruiert und bréauchte
daher nicht in jeder Instruktion mit angegeben werden — eine Typisierung
der Objektfelder und Methodensignaturen wiirde hier ausreichend Informa-
tionen liefern und den Bytecode schlanker gestalten. Die Typisierung der
Variablen ist auch fiir die Speicherverwaltung von Interesse, nédheres hierzu
findet sich in Abschnitt 2.2.2.

Die Spezifikation sieht das inkrementelle Laden und Binden von Klassen vor.
Hierbei mufl die Kompatibilitat der Klassen untereinander gepriift werden.

2.1.2 Optimierung von Java-Programmen

In diesem Abschnitt sollen die Moglichkeiten und Probleme der Optimie-
rung von Java-Programmen durch eine optimierenden Compiler, der nativen
Maschinencode erzeugt, dargestellt werden. Dabei zeigt sich zunéchst, dafl
die Bytecode-Représentation von Java-Programmen nicht im Hinblick auf
optimierende Compiler entworfen wurde. Wéhrend der abstrakte Instrukti-
onssatz zur Ausfithrung durch einen Interpreter durchaus geeignet erscheint,
sind wichtige Informationen durch die lineare Reprisentation des Codes und
durch unstrukturierten Kontrollflufl stark verschleiert, da die Abbildung von
Java-Quellcode auf Bytecode nicht strukturerhaltend ist. Es erfordert auf-
wendige Analysen, um beispielsweise die Struktur einer for-Schleife und die
damit verbundenen Informationen iiber die Schleifenvariable zu rekonstru-
ieren. Géngige Compileranalysen suchen gar nach spezifischen Bytecodemu-
stern, wie sie von Quellcodecompilern wie javac oder jikes erzeugt werden.

Das nahezu klassische Problem bei der Optimierung objektorientierter Spra-
chen besteht in ihrem auszeichnendem Mechanismus: in reinen objektori-
entierten Sprachen (Smalltalk-80, Tycoon-2) sind alle Datentypen Teil ei-
ner Klassenhierarchie, die durch einen Vererbungsbeziehung verbunden ist
(,everything is an object). Alle Operationen auf diesen Datentypen wer-
den durch dynamischen Methodeaufruf, d.h. der empfangertyp-spezifischen
Auswahl einer Methode zur Laufzeit, implementiert. Dementsprechend be-
steht Programmecode dieser Sprachen praktisch ausschliefSlich aus Methoden-

aufrufen, die ihren Abschluf} in systemeigenen oder extern implementierten
Methoden haben.

Java ist im Gegensatz zu den o.g. Sprachen keine reine objektorientierte
Sprache. Sie kennt, wie auch C++, sogenannte Basisdatentypen (integer,
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float, byte, etc.), die es erlauben, Berechnungen mit diesen Typen ohne
dynamischen Methodenaufruf zu implementieren. Aulerdem ist es in Ja-
va moglich, den statische Methodenbindung zu erreichen, indem eine Me-
thode als private, static oder final deklariert wird. Generell gilt aber:
wird ein objektorientierter Programmierstil angewendet, tritt auch in Java-
Programmen eine hohe Dichte an dynamischen Methodenaufrufen auf. Diese
sind aus zwei Griinden relativ ineffizient gegeniiber ihren statisch gebundenen
Pendants:

1. Die zu Empfanger und Signatur der Nachricht passende Methode muf3
zunachst gefunden werden. Dazu wird in einer ,naiven“ Implementie-
rung die Methodentabelle der Empféngerklasse und ihrer Superklassen
nach der entsprechenden Nachricht durchsucht. Findet die Maschine
hier keinen Eintrag, so wird eine entsprechende Ausnahme ausgelost.
Bei einer solchen ,naiven“ Losung wird also bei jedem Versenden einer
Nachricht eine grofle Zahl von Instruktionen ausgefiihrt.

2. Der anschliessend ausgefithrte Sprung ist indirekt, d.h. er fithrt an
eine berechnete Adresse. Moderne Prozessoren sind hingegen auf ei-
ne Vorhersage des Kontrollflusses angewiesen, um die tiefen Pipelines
(ihre Ausfithrungseinheiten) befiillen zu kénnen. Aufgrund schlechter
Vorhersagetechniken im Prozessor fiihrt eine hohe Dichte indirekter
Spriinge zu haufigem Stillstand der Pipelines|[Driesen et al., 1995].

Insbesondere fiihrt jedoch der hohe Anteil an Spriingen zu sehr kleinen opti-
mierbaren Codeeineheiten. Dies behindert die Anwendung praktisch aller aus
dem klassischem Compilerbau bekannten Optimierungen, da diese Seitenef-
fekte der gerufenen Methoden nicht in Betracht ziehen kénnen und daher
viele Optimierungen iiber Aufrufe hinweg nicht moglich sind.

Diese ,,Grundprobleme* der Optimierung objektorientierter Sprachen werden
seit langem erforscht und es existieren verschiedene Anséitze, um sie zu mil-
dern. Die wichtigsten Techniken sind wirtual function tables, inline caching
und inlining (fir eine genauere Betrachtung siehe [Driesen, 1999)]):

virtual function tables (vtables) reduzieren den Aufwand der Metho-
denauswahl. Dazu wird den Methoden im Bereich einer Vererbungs-
hierarchie eine fortlaufende Nummer zugewiesen, wobei in jeder Klasse
mit der héchsten Nummer der Superklasse begonnen wird. Methoden,
die bereits in einer Superklasse deklariert wurden, erhalten keine neue
Nummer.
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Enthélt eine Klasse m (ererbte oder implementierte) Methoden, so sind
diese von 0..m — 1 durchnumeriert. Somit 148t sich eine einfach indizier-
bare Methodentabelle (vtable) erstellen. Der dynamische Methodenauf-
ruf reduziert sich darauf, die zum Empfanger gehorige vtable zu laden
und iiber den Methodenindex die Adresse der passenden Methode zu
erhalten.

inline caching: Fiir einen bestimmten Aufrufort wird die Adresse der
zuletzt gewéhlten Methode zusammen mit der Klassen-ID des
Empféangers inline, also direkt im erzeugten Code, gespeichert. Soll der
Aufruf erneut ausgefithrt werden, so wird zunéchst die Empfangerklas-
se mit der zuvor gespeicherten verglichen. Stimmen diese iiberein, so
kann direkt an die zuvor gespeicherte Methodenadresse verzweigt wer-
den. Andernfalls wird eine normale Methodensuche ausgefiihrt, und das
Ergebnis wird an Stelle der alten Daten gespeichert.

inlining: Kann zur Ubersetzungszeit entschieden werden, welche Methode
an einer bestimmten Aufrufstelle mit grofler Wahrscheinlichkeit aufge-
rufen werden wird, so kann der Methodenkoérper — unter Beachtung
gewisser Einschrankungen — in den Methodenkorper der aufrufenden
Methode eingebettet werden. Diese Methode entspricht im Wesentli-
chen der Prozedurintegration eines klassischen Compilers, es muf} je-
doch wie beim inline caching ein Test in den Code integriert werden, ob
die zur Ubersetzungszeit getroffene Annahme iiber die Empfingerklas-
se zutrifft. Anderfall mufl eine normale Methodensuche durchgefiihrt
werden.

Vtables erlauben die Durchfithrung der Methodensuche mit zwei Indirektio-
nen (receiver — vtable — method). Allerdings wird ein indirekter Sprung
ausgefithrt, der genannte Probleme im Zusammenhang mit modernen Pro-
zessoren aufweist.

Durch inline caching wird im Erfolgfall nur eine Indirektionen zum Auffinden
der Methode benotigt. Noch wichtiger ist aber, dafl das folgende Sprungziel
dem Prozessor direkt im Maschinencode zur Verfiigung steht. Statt indirekter
Sprungvorhersage mufl das Ergebnis des Klassentests vorhergesagt werden;
diese binére branch prediction wird im Allgemeinen weit besser unterstiitzt.

Inlining vermeidet im Vergleich zu inline caching noch den Aufwand eines
Methodenaufrufes. Zudem wird dabei die zur Verfiigung stehende Codeein-
heit vergroflert und ermoglicht damit eine bessere Anwendung klassischer Op-
timierungen. Allerdings muf die resultierende Codegrofie in Betracht gezogen
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werden, weshalb unbegrenzte Anwendung von inlining nicht gewinnbringend
ist. Hierzu sind entsprechende Heuristiken anzuwenden, die in Abschnitt 3.2
beleuchtet werden.

Ein weiterer Umstand, der die Optimierung von Java-Programmen durch ein
Erzwingen vieler bedingter Spriinge behindert, betrifft die Behandlung von
Ausnahmen. Dieser begriindet sich aus der Kombination zweier Faktoren:

e Wie die meisten Programmiersprachen mit Ausnahmebehandlung er-
fordert Java eine prdzise Implementierung dieses Mechanismus — dies
ist in [Gosling et al., 1996] wie folgt definiert:

Exceptions in Java are precise: when the transfer of con-
trol takes place, all effects of the statements executed and ex-
pressions evaluated before the point from which the exception
18 thrown must appear to have taken place. No expressions,
statements, or parts thereof that occur after the point from
which the exception is thrown may appear to have been eva-
luated. If optimized code has speculatively erecuted some of
the expressions or statements which follow the point at which
the exception occurs, such code must be prepared to hide this
speculative execution from the user-visible state of the Java
program.

Kurz gesagt, miissen sowohl der Typ einer ausgelosten Ausnahme als
auch der Programmzustand den zu erwartenden Groflen bei einer se-
quentiellen Bearbeitung des Quellcodes entsprechen.

e In Java-Programmen kann eine Vielzahl von Sprachkonstrukten auf-
grund implizit assoziierter Laufzeittests eine Ausnahme auslésen. Dazu
zéhlen Tests auf die Null-Referenz im Fall von Methodenaufrufen und
Feldzugriffen, Index-Uberpriifungen bei Array-Operationen, arithmeti-
sche Fehler und andere.

Stellt man Ausnahmen als zusétzliche Kanten im KontrollfluSgraph dar, so
erhélt man einen Graphen mit vielen relativ kleinen basic blocks, die fiir sich
wenig Gelegenheit zur Optimierung bieten.

Ein Beispiel verdeutlicht das Problem: In Abbildung 2.3 wird eine Methode
in Java-Code (i) und in einer optimierten Zwischenreprisentation' (ii) dar-
gestellt. Der Ausdruck 1/c in (i-4) ist schleifenkonstant; seine Auswertung

'Hier wurde der Einfachheit halber Java als Zwischenreprisentation gew&hlt. Ein Com-
piler wird natiirlich eine angemessenere interne Reprasentation wéhlen.
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(1) void fill(Object[] a, Float[] b, int c){
1: for(int i = 0; i < a.length; i++){
2: int hash = a[i].hashCode()

3: ali] = null;
4. b[i] = new Float(hash * 1/c);
5: }

}

(ii) void fill(Object[] a, Float[] b, int c){

1: int x = a.length;
2: int i = 0;
3: LO: if(i >= x) goto L1;
4: Object y = alil;
5: int hash = y.hashCode(); <--
6: ali] = null; |
7: int w=1/¢c; = -——————-
8: float z = hash * w;
9: b[i] = new Float(z);
10: i=1+1,;
11: goto LO:
12: L1:
}

Abbildung 2.3: Darstellung einer Java-Methode in unoptimierter Form (i)
und in einer optimierten Zwischenreprésentation (ii)

sollte daher vor der Schleife erfolgen. Darstellung (ii) verdeutlicht jedoch die
Abhéngigkeit der Instruktion (ii-7) von (ii-5). Enthielte ndmlich a an erster
Position null, so muf} korrekterweise eine NullPointerException ausgelost
werden, und keine ArithmeticException im Falle von ¢ == 0. Wire die
Lange von a beispielsweise gleich 0, so diirfte ein Nullwert von ¢ gar keine
Ausnahme nach sich ziehen.

Ein &hnliches Problem erwéchst theoretisch aus der Definition des
Java-Speichermodells [Gosling et al., 1996]. Wie in Abschnitt 2.3.2 néher
erlautert, ist das Speichermodell schwer verstdndlich, widerspriichlich und
verhindert die Generierung effizienten Codes, da die Umordnung von In-
struktionen durch den Compiler stark eingeschrankt sind.

Allerdings wird die aktuelle Spezifikation praktisch von jeder VM verletzt
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— dariiber hinaus ist ein neues Speichermodell in der Entwicklung. Inso-
fern stellt das aktuelle Java Memory Model kein faktisches Problem fiir die
Implementierung von Optimierungen dar.

Ist es gelungen, durch geeignete Techniken die Abstraktionseinheiten ausrei-
chend zu vergroflern, so ist eine anschliefende Optimierung nach klassischen
Techniken eines Compiler-Backends moglich. Diese Techniken verfolgen dabei
drei Ziele:

1. Es wird versucht, redundante Berechnungen zu vermeiden. Wird ein
Ausdruck in einer Funktion mehrfach ausgewertet, so kann dies durch
Zwischenspeicherung des Ergebnisses vermieden werden.

2. Der Zugriff auf den Hauptspeicher zum Auslesen von Daten stellt bei
der Ausfithrung in modernen Prozessoren einen wachsenden Engpaf
dar. Auch moderne Architekturen mit pipelines konnen dieses Problem
nur mildern. Indem optimierter Code Register verwendet und in einem
geeigneten Zugriffsmuster auf den Cache zugreift, werden die Zugriffe
auf den Hauptspeicher minimiert.

3. Superskalare Prozessoren verfiigen iiber mehrere Ausfithrungseinhei-
ten, die parallel Aufgaben ausfithren konnen. Um die Parallelitiat die-
ser Architekturen auf Instruktionsebene besser auszunutzen, miissen
die Abhéngigkeiten der einzelnen Instruktionen voneinander verringert
werden.

Die verwendeten Optimierungen umfassen Techniken wie ,,Constant Folding
and Propagation®, ,, Algebraische Vereinfachungen®, ,,Common Subexpressi-
on Elimination“, ,Loop Unrolling,,, ,,Software Pipelining® und Registerallo-
kation (siche dazu Anhang B).

Insgesamt 148t sich festhalten, dafl die Optimierung eines Java-Programms
aus den beiden Komplexen der objektorientierten Optimierung und der
klassischen Compiler-Optimierung besteht. Erst wenn das durch dyna-
mische Methodenaufrufe und Besonderheiten der Java-Sprachdefinition
[Gosling et al., 1996] hervorgerufene Problem kurzer optimierbarer Einhei-
ten gelost ist, konnen die klassischen Optimierungen greifen. Der dynamische
Compiler einer virtuellen Maschine mufl diese beiden Komplexe implemen-
tieren, um effizienten Code zu generieren.
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2.1.3 Dynamische Ubersetzung

Auf den ersten Blick scheint die Verwendung dynamischer Compiler, die erst
zur Laufzeit Ubersetzungsvorginge durchfithren, nur Nachteile im Vergleich
zu ihren statischen Pendants mit sich zu bringen. Sie brauchen Rechenzeit,
die eigentlich nutzbringender im Anwendungscode verbracht wiirde, und sie
belasten den Hauptspeicher durch ihren eigenen Objektcode sowie umfangrei-
che Datenstrukturen, die zur Ubersetzung benétigt werden. Warum also stellt
dynamische Ubersetzung nichtsdestotrotz die iiberwiegende Ausfithrungs-
technik virtueller Maschinen dar?

Zunichst bietet die Java-Plattform die Moglichkeit, das Programm zur Lauf-
zeit zu erweitern. Statische Systeme unterstiitzen diesen dynamisch gelade-
nen Code maximal durch Interpretation. Bei Anwendungen, die fremden oder
dynamisch erzeugten Code integrieren, wie z.B. Applikationsserver, 148t sich
der genaue Umfang aktiver Klassen gar nicht bestimmen, so dafl ein stati-
scher Ubersetzungsprozefl immer Gefahr liuft, relevante Teile zu ignorieren.

Weiterhin hat ein dynamischer Compiler exaktes Wissen {iber die ausfithren-
de Maschine. Besonderheiten wie der Instruktionssatz oder die Zahl der
Prozessoren, lassen sich vorteilhaft zur Codeerzeugung auswerten. Beispiels-
weise unterscheidet der dynamische Compiler der Hotspot VM zwischen
SPARC-Prozessoren der Revisionen V8 und V9; letztere bietet ,,Compare-
And-Swap“- sowie ,,Conditional-Move“-Instruktionen. Gleiches wére bei-
spielsweise fiir dedizierte Hardware wie die MMX-Erweiterungen der Intel
IA32-Architektur denkbar.

Der Hauptvorteil eines dynamischen Compilers liegt jedoch in der paralle-
len Ausfithrung mit dem Programm begriindet: Optimierungsentscheidungen
konnen auf Basis des Programmzustands getroffen und gegebenenfalls sogar
revidiert werden. Das bedeutet, ein dynamischer Compiler hat gegeniiber ei-
nem statischen einen Informations-?> und Flexibilitéitsvorsprung, denn ihm
stehen zur Laufzeit folgende Informationen zur Verfiigung:

e Die Menge der tatsdchlich benutzten Klassen. Dies kann fiir
statische Bindung und Inlining von Methodenaufrufen genutzt
werden[Dean, 1996].

e Das Aufrufprofil polymorpher Aufrufstellen. Auch dieses l&sst
sich fiir statische Aufrufbindung und Inlining-Entscheidungen

2Statische Compiler koénnten theoretisch auf ein Profil des letzten Programmlaufs
zuriickgreifen — eine beliebte Technik von Herstellern von C-Compilern zur Erzielung
hoher SPEC-Benchmarks.
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nutzen[Holzle et al., 1991].

e Laufzeitkonstanten. Wird eine Methode fiir einen Wert einer Variablen
spezialisiert, konnen u.U. enorme Gewinne durch anschliefende Op-
timierungsschritte wie constant-propagation und strength-reduction er-
zielt werden. Allerdings existieren keine Losungen, die Spezialisierungs-
ziele automatisch zu ermitteln; hier bieten sich deklarative Ansétze an,
die in Java allerdings nicht vorliegen[Poletto et al., 1998]. Die Spezia-
lisierung auf Parametertypen wird mit Erfolg durch [Gawecki, 1991]
angewendet.

Insbesondere der erste Punkt unterliegt einer bedeutsamen Einschréankung.
Durch das dynamische Laden von Klassendefinitionen 148t sich der Umfang
eines Java-Programms beliebig erweitern. Der zuvor erzeugte Code kénnte
somit nicht langer korrekt sein. Daher muf3 die Laufzeitumgebung folgendes
sicherstellen: Code, der auf einer — nun widerlegten — Annahme iiber das
Programm beruht, darf nicht langer ausgefiihrt werden; zumindest jedoch mit
keinem Exemplar der neu geladenen Klassen. Techniken zur Feststellung und
Bereinigung solcher Situationen werden in Abschnitt 3.3 weiter diskutiert.

Grundsétzlich sei darauf hingewiesen, dafl durchaus hochoptimierende sta-
tische Ubersetzer fiir Java existieren. Produkte wie TowerJ[TowerJ, 2000]
oder NaturalBridge BulletTrain[NaturalBridge, 2000] belegen, daf§ alterna-
tive Ausfithrungsmodelle realisierbar sind. Immerhin erzielte TowerJ lange
Zeit die beste Performance im Volano Benchmark[Volano, 2000].

2.1.4 Zusammenfassung

Die optimierte Ubersetzung einer objektorientierten Programmiersprache wie
Java kann zweischichtig betrachtet werden:

e Eigenschaften wie maschinennahe Basistypen, vordefinierte Kontroll-
strukturen und native Arrays eréffnen die Moglichkeit, wohlverstande-
ne und allgemeingiiltige , klassische“ Optimierungstechniken anzuwen-
den, und machen somit die Erzeugung hochperformanten Codes mit
durchaus vergleichbarer Geschwindigkeit zu Sprachen wie C moglich.

e Um die Voraussetzungen fiir deren nutzbringende Anwendung zu schaf-
fen, sind allerdings komplexe und unter Umstédnden nur transient giilti-
ge Transformationen auf hoherer Ebene vonnoten. Diese betreffen Spe-
zifika der Sprache Java wie préizise Ausnahmebehandlung, dynamic dis-
patch und das Speichermodell.
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Weitergehende Optimierungen betreffen die potentielle Eliminierung von
Synchronisierungsoperationen sowie eine optimierte Speicherverwaltung

thread-lokaler Objekte.

Um die dynamischen Aspekte der Java-Plattform vollstdndig zu unterstiitzen
sowie profilgesteuerte Optimierungen zu ermoglichen und auch zu revidieren,
ist die Implementierung einer dynamischen Compilerkomponente zwingend
erforderlich.

Kapitel 3 untersucht daher die Besonderheiten dynamischer Ubersetzung so-
wie Ansétze, die Spezifika der Sprache Java in effizienten Code zu iibersetzen.
Es werden ein Kostenmodell sowie die Verwendung dynamischer Profilin-
formationen zur Steuerung des Ubersetzungsprozesses dargestellt. Weiterhin
werden einige globale Analysen erldutert, die iiber den Bereich einer Methode
hinausgehen und somit komplexere Transformationen erlauben.

2.2 Speicherverwaltung

Die Speicherverwaltung einer virtuellen Maschine ist eine Komponente, deren
Aufgabe die Zuweisung und Uberwachung des gesamten von der Maschine
benutzten Speichers ist.

In diesem Abschnitt werden die Grundbegriffe der Speicherverwaltung virtu-
eller Maschinen aufgezeigt. Dazu wird in 2.2.1 zunéchst auf den Bereich der
Allokation und daraufhin in 2.2.2 auf den Bereich der Garbage Collection
eingegangen. Bei der Darstellung der Grundbegriffe werden die Grundanfor-
derungen, die an die Speicherverwaltung einer modernen virtuellen Maschine
gestellt werden, herausgearbeitet und in 2.2.3 zusammengefafit.

Eine gute Vertiefung des Themas ) Speicherverwaltung ist in
[Jones and Lins, 1996] zu finden; einen Uberblick zu diesem Bereich
bietet [Wilson, 1992].

2.2.1 Allokation

Unter Speicherallokation wird die Zuordnung von Speicherbereichen zu Pro-
grammsymbolen verstanden. Der Unterteilung von [Jones and Lins, 1996]
folgend unterscheiden wir prinzipiell drei Methoden der Speicherallokation:

1. Statische Allokation: Der bendtigte Speicher wird zur Ubersetzungszeit
statisch vergeben, d.h. die Symbole im Programmtext werden bereits
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vom Compiler einer bestimmten (u.U. relativen) Speicheradresse zu-
geordnet. Sprachen, die allein statische Allokation verwenden, kénnen
keine Rekursion unterstiitzen, da die lokalen Variablen einer Funkti-
on nur einmal angelegt werden. Weiterhin mufl die Grofle einer Da-
tenstruktur bereits zum Zeitpunkt der Ubersetzung bekannt sein, d.h.
dynamische Datenstrukturen kénnen mit dieser Form der Allokation
nicht implementiert werden. Ausschliefllich statische Allokation wird
z.B. von Fortran 77 [Nyhoff and Leestma, 1995] verwendet — moderne-
re imperative Sprachen wie Pascal und C verwenden sie lediglich fiir
die Allokation von globalen Variablen.

2. Stack-Allokation: Bei der Stack-Allokation werden Parameter und lo-
kale Variablen beim Aufruf einer Funktion auf einem Stack abgelegt.
Der auf dem Stack hierdurch belegte Bereich wird Rahmen (frame)
genannt. Nach Beendigung der Funktion wird der Rahmen wieder ab-
gebaut, d.h. der Speicherbereich steht der néchsten gerufenen Funktion
zur Verfiigung. Diese Form der Allokation eignet sich besonders gut fiir
prozedurale Sprachen. Ihre Vorteile gegeniiber der statischen Allokation
sind im Wesentlichen:

e Rekursion: Da die lokalen Variablen nicht direkt der Funktion son-
dern einer Aktivierung zugeordnet sind, kénnen Funktionen auch
rekursiv verwendet werden. Der Code einer Funktion wird so von
ihren Daten getrennt und erlaubt so mehr als eine Aktivierung zur
Zeit.

e Datenstrukturen dynamischer Grofle: da ein Rahmen eine dynami-
sche Grofle hat, ist es moglich, den Speicherbedarf der enthaltenen
lokalen Variablen erst zur Laufzeit festzulegen. Somit kénnte also
die Grofle eines Arrays, das auf dem Stack angelegt wird, erst zur
Laufzeit festgelegt werden.

Eine weitere Konsequenze von Stack-Allokation ist, daf eine gerufenen
Aktivierung niemals ldnger als die aufrufende existieren kann. Dies ist
die Grundannahme, die zwar blockstrukturierten Sprachen zugrunde-
liegt, in (meist funktionalen) Sprachen mit Funktionsabschliissen (clos-
ures) jedoch nicht mehr gilt. Weiterhin stellt die Tatsache, dafl die
GroBe des Riickgabewertes zur Ubersetzungszeit feststehen muf, und
damit fiir eine bestimmte Funktion konstant ist, eine erhebliche Be-
grenzung im Programmiermodell dar.

3. Heap-Allokation: Der Hauptnachteil der Stack-Allokation ist die Tat-
sache, dafl dynamische Datenstrukturen nicht als Riickgabewert einer
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Funktion dienen konnen. Dieses Problem wird durch Heap-Allokation
(oftmals als ,,dynamische Speicherverwaltung® bezeichnet) behoben.
Hier werden mit Hilfe einer Bibliotheksfunktion, die das Laufzeitsystem
der verwendeten Sprache bereitstellt (in Pascal z.B. new), Objekte be-
liebiger Gréfle und unbegrenzter Lebenszeit in einem ausgezeichnetem
Speicherbereich, dem Heap, angelegt. Dadurch kénnen dynamische Da-
tenstrukturen angelegt werden und auch als Riickgabewert einer Funk-
tion dienen.

Heap-Allokation wirft jedoch neue Probleme auf: da die Verwendung des
Speichers nicht mehr statisch vom Compiler ermittelt werden kann, muf
die Speicherfreigabe ebenso wie die Allokation unter Programmkontrolle er-
folgen. Dabei ist zu ermitteln, welche Speicherbereiche freigegeben werden
diirfen und welche vom laufenden Programm noch benotigt werden. Klassi-
sche imperative Sprachen wie Pascal und C iiberlassen diese Entscheidung
dem Programmierer, indem sie explizite Bibliotheksfunktionen bereitstellen,
mit deren Hilfe ein Speicherbereich als unbenutzt markiert und somit dem
Laufzeitsystem , zuriickgegeben“ wird (in Pascal z.B. dispose). Das Pro-
grammiermodell der prozeduralen, imperativen Programmierung baut ohne-
hin hauptséchlich auf Stack-Allokation auf, so daf} diese ,,Unannehmlichkeit*
akzeptiert wird.

Mit der Verwendung von abstrakten Datentypen in modularen, funktionalen
und objektorientierten Sprachen fiithrt diese ,,manuelle Speicherverwaltung®
jedoch zu erheblichen Problemen, da die Zusténdigkeit fiir die Freigabe ei-
nes Speicherbereiches nicht mehr eindeutig festzulegen ist. Funktionale und
objektorientierte Sprachen wie Lisp, Smalltalk und Java sind daher mit auto-
matischer Speicherverwaltung ausgestattet, die selbst ermittelt, welche Pro-
grammobjekte nicht mehr verwendet werden konnen, und diese daraufhin
dem vorhandene Freispeicher hinzufiigt.

2.2.2 Garbage Collection

Die Nachteile manueller Speicherverwaltung sind hinldnglich bekannt. Wird
die Freigabe von nicht mehr benétigtem Speicher dem ablaufenden Pro-
gramm iiberlassen, gibt es zwei potentielle Fehlersituationen: Wird die ma-
nuelle Speicherfreigabe vom Programmierer vergessen, so kann der Speicher-
bedarf eines laufenden Programms stetig wachsen, was (endlichen Speicher
vorausgesetzt) frither oder spéter zur Beendigung des Programmes fithren
muf.
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Wird umgekehrt ein Speicherbereich freigegeben, der noch in Benutzung ist,
und wird dieser Bereich vom Laufzeitsystem einem anderen Objekt zuge-
teilt, so fithrt dies zur ,,Fehlinterpretation® eines Bereiches d.h. es tritt ein
Typfehler auf [Cardelli and Wegner, 1985]. Auch wenn Hilfsmittel zum Auf-
finden von Programmfehlern im Bereich der Speicherfreigabe zu Verfiigung
stehen, ist die Fehlerquelle extrem schwer zu lokalisieren, da der resultieren-
de Laufzeitfehler als Symptom in der Regel erst spéter als der verursachende
Programmfehler auftritt.

Im objektorientierten Paradigma wift manuelle Speicherverwaltung eine Rei-
he weiterer Probleme auf:

e Manuelle Speicherverwaltung verhindert Datenkapselung: Um festzu-
stellen, wann ein Objekt zu letzten Mal verwendet wird (und somit
nicht mehr benotigt wird), ist vielfach globales Anwendungswissen
vonnoten. Zu Beispiel kann in einer Funktion, die einen Stack mani-
puliert, in der Regel nicht entschieden werden, ob ein Element, das
durch pop entfernt wurde, weiterhin bendtigt wird oder nicht.

e Information Hiding und manuelle Speicherverwaltung sind unver-
traglich: Durch Verstecken der Implementierung eines bestimmten Pro-
grammteils sollen die Abhéngigkeiten zwischen einzelnen Modulen ge-
ring gehalten werden. Insbesondere soll eine verdnderte Implementie-
rung einer bestimmten Schnittstelle keine Auswirkungen auf etwaige
Klienten haben. Auf der anderen Seite konnte die verinderte Imple-
mentierung einer Funktion zur Optimierung bestimmte Objekte repli-
zieren, um z.B. den Durchsatz eines Servers zu erhéhen. Diese Ande-
rung miiiten etwaige Klienten jedoch beriicksichtigen — die Klienten
wéren also von der Implementierung der Funktion abhéngig.

e Probleme der statischen Analyse von Kontrollfliissen: Um bestimmen
zu kénnen, wann ein Objekt nicht mehr benotigt wird, wére eine sta-
tische Analyse des Kontrollflusses vonnoten. Dies ist in prozeduralen
Sprachen zumindest in einer konservativen Néhrung vielfach moglich.
In objektorientierten Sprachen wird aufgrund dynamischer Methoden-
aufrufe der Kontrollflufl jedoch wesentlich durch die verarbeiteten Da-
ten bestimmt. Somit ist es fiir den Compiler nahezu unméglich, die
Lebenszeit eines Objekts zu bestimmen.

Die genannten Probleme werden durch die Verwendung eines Garbage Collec-
tors grofitenteils behoben. Die Aufgabe des Garbage Collectors ist die Erken-
nung und Freigabe nicht mehr benotigten Speichers. Hierzu ist iiblicherweise
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Unterstiitzung des Compilers und des Laufzeitsystems vonnoten (besonders
bei der Frage, ob sich in einer bestimmten Speicherzelle eine Referenz befin-
det), es bedarf jedoch keinerlei Unterstiitzung durch den Programmierer. Die
Garbage Collection funktioniert also als ,, Automatic Memory Reclamation®.

Im folgenden Abschnitt werden die Grundbegriffe der Garbage Collection
erldutert. Danach werden die Algorithmen zur Garbage Collection , Mark-
Sweep*, ,Mark-Compact® sowie ,,Copying Collection* kurz vorgestellt. Eine
nihere Betrachtung dieser Algorithmen ist hilfreich, um die in Kapitel 4
geschilderten Techniken besser zu verstehen, da praktisch alle aktuellen Im-
plementierungen zur Garbage Collection fiir virtuelle Maschinen auf einem
oder mehreren dieser Algorithmen basieren.

Grundbegriffe der Garbage Collection fiir virtuelle Maschinen

Allen Implementierungen von Garbage Collection ist ein Modell der ,,Leben-
digkeit“ (liveness) von Daten gemein. Um eine Speicherzelle wiederverwen-
den zu konnen, muf3 der Collector beweisen, dafl sie vom laufenden Programm
(dem sogenannten mutator) nicht mehr benétigt wird. Dieser Beweis wird in
der Regel auf Basis der Erreichbarkeit dieser Speicherzelle gefiihrt. Ist die
Zelle von einer Wurzel im System aus transitiv erreichbar, so wird sie als
lebendig (live) bezeichnet. Ist dies nicht der Fall, so kann sie von der An-
wendung nicht mehr erreicht werden und somit dem Freispeicher zugefiihrt
werden. Als Wurzeln kénnen dabei ndherungsweise alle globalen und lokalen
Variablen der in der Ausfithrung befindlichen Funktionen verwendet werden?.
In [Jones and Lins, 1996] wird die folgende Formel fiir eine formalere Defini-
tion von liveness angefiihrt. Die lebendigen Objekte bezeichnen die kleinste
Menge live, die unter Referenzierung abgeschlossen ist:

live = {N € Nodes | (Ir € Roots.r — N)V (IM € live M — N)} (2.1)

Dabei bezeichnet Nodes die Menge aller Speicherzellen, Roots bezeichnet die
Menge der Wurzeln im System. Um nun die Menge live eindeutig bestimmen
zu konnen, muf} die Relation ,—* (,,referenziert) konkret definiert und diese
Information dem Garbage Collector zugénglich sein. D.h. der Collector muf
zum Zeitpunkt der Collection fiir alle Wurzeln und alle Knoten entscheiden
konnen, welche anderen Knoten von ihnen referenziert werden. Anders aus-
gedriickt mufl er fiir jede bei der Garbage Collection besuchte Speicherzelle

3Die Menge der lokalen Variablen lift sich teilweise noch weiter einschriinken, beispiels-
weise wegen begrenzter Sichtbarkeitsbereiche
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bestimmen konnen, ob sie eine Referenz oder einen Skalar (z.B. einen Integer)
enthalt.

Ist der Collector aufgrund mangelnden Wissens iiber seine Umgebung nicht
immer in der Lage, diese Information zu erlangen, so muf er eine sichere An-
nahme treffen — ein solche Implementierung wird als daher — konservativ
bezeichnet. Kann hingegen den Typ jeder Speicherzelle (Referenz oder Ska-
lar) zum Zeitpunkt der Garbage Collection bestimmt werden, so spricht man
von —exakter oder type accurate Garbage Collection.

Konservative Garbage Collection wird beispielsweise zur Speicherverwaltung
in C-Programmen eingesetzt, da hier der Compiler und das Laufzeitsystem
keine Typinformationen iiber die einzelnen Speicherzellen bereitstellen. Kon-
servative Garbage Collection muf} alle Speicherzellen, deren Typ nicht zwei-
felsfrei bestimmt werden kann, als Referenz behandeln. Da es sich hierbei
jedoch um einen , Irrtum* handeln koénnte, es sich also doch um einen Skalar
handeln konnte, darf er den Inhalt der Zelle keinesfalls &ndern. Daraus ergibt
sich einen grofle Schwiiche konservativer Collectoren: sie diirfen in diesem Fall
Objekte auf dem Heap nicht bewegen, was bei langer Programmausfithrung
zu einer Fragmentierung des Speichers fiihrt — wiirden sie ndmlich ein Objekt
bewegen, so miifiten sie alle Referenzen auf dieses anpassenen und wiirden
dabei Gefahr laufen, einen Skalar des ablaufenden Programmes zu veréndern,
der zuféllig wie eine Referenz auf das bewegte Objekt ,,aussah®.

Diese Problem kann umgangen werden, indem nicht direkte Referenzen son-
dern Indirektionen (handles) verwendet werden. Hierbei werden alle Objekte
von einer Tabelle aus referenziert. Referenzen zwischen den einzelnen Ob-
jekten werden indirekt als Indizes in die Objekttabelle realisiert. Wird ein
Objekt bewegt, so muf} lediglich der Eintrag in der Objekttabelle modifiziert
werden, da dieser die einzige echte Referenz auf das Objekt darstellt. Diese
Methode verlangsamt also die haufige Operation der Dereferenzierung und
wird daher in modernen virtuellen Maschinen nur selten verwendet.

In virtuellen Maschinen befinden sich Laufzeitsystem, dynamischer Compi-
ler und Garbage Collector gemeinsam unter der Kontrolle der Maschine, d.h.
einen Kooperation zur Erstellung von Typinformationen zur Garbage Collec-
tion ist prinzipiell moglich. Da exakte Garbage Collection, wie oben erwéhnt,
den Vorteil hat, Objekte auf dem Heap bewegen zu konnen, wird Garbage
Collection in modernen virtuellen Maschinen prinzipiell durch diese Technik
implementiert.

Da fiir exakte Garbage Collection Typinformationen zu jeder besuchten Spei-
cherzelle beno6tigt werden, miissen Laufzeitsystem oder Compiler diese Infor-
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mationen bereitstellen. Hier werden prinzipiell zwei Wege unterschieden:

1. Markierung (tagging): Jeder Wert enthilt die Typinformation selbst.
Ein oder mehrere Bits der Reprisentation des Wertes werden fiir die
Speicherung der Typinformation verwendet. Beispielsweise liefle sich
das niedrigstwertige Bit folgendermafien verwenden: ist es gesetzt, so
handelt es sich um einen nach links verschobenen Skalar, ist es nicht
gesetzt, so handelt es sich um eine Referenz. Um zu garantieren, daf
Referenzen immer auf 0 enden, wird der gesamte Heap dabei so ver-
waltet, dafl alle im Heap gespeicherten Objekte an durch vier teilbaren
Positionen beginnen (sie sind word aligned); moderne Prozessorarchi-
tekturen unterstiitzen oftmals ohnehin nur solche Wortzugriffe.

Diese Methode hat den Vorteil, dafi die Typinformation eines Wer-
tes direkt in diesem enthalten ist. Damit ist der Typ jedes Wertes
stets einfach zu ermitteln — ungeachtet dessen, ob er im Heap, im
Runtime-Stack oder in Registern gespeichert ist. Nachteilig erweisen
sich der Verlust an Darstellungsbreite oder -Prézision sowie vor allem
die zusétzlichen Bitverschiebungen, die vor und nach arithmetischen
Operationen zur Konversion ausgefiihrt werden miissen.

2. Referenztabellen (reference maps): Die Typinformation wird in einem
zugeordneten Speicherbereich gehalten. Jeder Speicherzelle wird ein be-
stimmter Bereich zugeordnet, aus der ihr Typ hervorgeht. Dies kann
z.B. durch den Verweis eines Heap-Objektes auf seine Klassenbeschrei-
bung zur Beschreibung der Objektfelder geschehen. Fiir Stacks und
Register werden {iiblicherweise Zuordnungstabellen (stack maps, regi-
ster maps) angelegt, die den Typ des jeweils enthaltenen Wertes be-
schreiben.

Diese Methode hat den Vorteil, dafl die arithmetischen Operationen
der genutzten Hardware unverdndert angewandt werden koénnen. Das
bedeutet auf der anderen Seite, daffl nur an Punkten, fiir die solche
Tabellen vorliegen, eine Garbage Collection durchgefiihrt werden kann.
Solche Punkte heiflen dementsprechend ,,GC Points*.

Ist der Typ einer Stack- oder Registervariablen nur vom aktuellen
Punkt der Codeausfiithrung abhéngig, so besteht eine control point de-
pendency. Bestimmt hingegen der Weg, auf dem dieser Punkt erreicht
wurde, den Typ einer Zelle, so besteht eine — control path dependency.
Eine Codereprésentation ohne control path dependency ist fiir die Ver-
wendung von reference maps vorzuziehen, da so einer Instruktion fest
eine solche Tabelle zugeordnet werden kann — diese Zuordnung kann
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gef. bereits vom Compiler vorgenommen werden. Enthélt der Code
hingegen control path dependencies, so miissen dynamisch Typinforma-
tionen gepflegt werden oder eine Garbage Collection an zweideutigen
Positionen verhindert werden.

Exaktheit ist also ein wiinschenswertes Attribut eines Collectors — um diese
Exaktheit zu erzielen ist jedoch ein gewisser Aufwand zu treiben.

Der ,,Mark-Sweep*“-Algorithmus

,Mark-Sweep“ ist ein sehr einfacher Algorithmus zur Garbage Collection,
der aber in Abwandelungen auch in aktuellen Systemen Verwendung findet.
Sein Name ergibt sich aus den beiden Phasen benannt, in denen die Garbage
Collection ausgefithrt wird:

1. Mark: In der ersten Phase werden alle Objekte, die von den System-
Roots erreichbar sind — die also live sind — markiert (Sieche Abb. 2.4-(i)
und 2.4-(ii)). Ublicherweise werden zu diesem Zweck alle Wurzeln auf
einen Stack gelegt und dann die jeweils oberste Referenz bearbeitet, bis
der Stack leer ist. Bei der Bearbeitung wird zunéchst gepriift, ob das
referenzierte Objekt bereits markiert wurde. Ist das nicht der Fall, so
wird sein , Mark Bit“ gesetzt (dies ist iiblicherweise ein Bit im Objekt-
kopf) und alle Referenzen, die in diesem Objekt enthalten sind, werden
auf den Stack gelegt. Wenn die Mark-Phase abgeschlossen ist, sind alle
erreichbaren Objekte besucht worden, die Komplexitit K dieser Phase
ist also proportional zur Gréfle der Menge live (siche Formel 2.1). Es
gilt also K(MarkPhase) € O(|live|). Nach der Mark-Phase geht der
Algorithmus in die Sweep-Phase {iber.

2. Sweep: In dieser Phase wird der Heap linear durchlaufen und unmar-
kierte Speicherbereiche werden einer oder mehreren Freispeicherlisten
zugefiigt — folgende Allokationen werden dann aus diesen Listen be-
dient. Wahrend der linearen Suche durch den Heap werden weiterhin
alle Markierungen zuriickgesetzt, damit diese bei der néchsten Garba-
ge Collection zur Verfiigung stehen (siehe Abb. 2.4-(iii)). Die Komple-
xitdt dieser Phase ist proportional zur Zahl der Objekte, und damit
gilt K (SweepPhase) € O(heapsize).

Der Vorteil dieses Algorithmus ist seine Einfachheit (ein Vorteil den man
nicht unterschéitzen sollte, da die Fehlersuche im Garbage Collector auch
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Abbildung 2.4: Ablauf des ,Mark-Sweep“-Algorithmus

bei einfachen Algorithmen bereits sehr komplex ist). Er leidet aber unter ei-
ner Vielzahl von Nachteilen — so kann der zur Markierung verwendete Stack
schlimmstenfalls auf die Grofie des Heaps wachsen. Es existieren verschiedene
Erweiterungen des Algorithmus, die dieses Problem beheben oder zumindest
abmildern. [Knuth, 1973] schldgt vor, den Stack zyklisch zu verwenden, muf
allerdings den Heap nach Referenzen von markierten auf unmarkierte Ob-
jekte in Kauf nehmen, wenn der Stack leerlduft. [Schorr and Waite, 1967]
entwickelten den ,Pointer-Reversal“-Algorithmus , der einen Graphen mit
konstantem Platz markieren kann. Hierbei geht aber leider die Einfachheit
der urspriinglichen Mark-Phase verloren.

Weiterhin tritt bei der Verwendung von Objekten unterschiedlicher Grofe
eine Fragmentierung des Heaps ein, die zu einem wesentlich grofleren Heap
fithren kann, als eigentlich vom Programm benétigt wird, da ungenutzte
Liicken im Heap entstehen (sieche Abb. 2.4-(iii)).

Der ,,Mark-Compact“-Algorithmus

Um das Problem der Heap-Fragmentierung zu beheben, wurde eine Reihe von
»Mark-Compact“-Algorithmen entwickelt [Cohen and Nicolau, 1983]. Diese
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Abbildung 2.5: Kompaktierungsphase (i) und Zeiger-Anpassungsphase (ii)
des ,Mark-Compact“-Algorithmus

fithren die gleiche Mark-Phase wie die ,Mark-Sweep“-Algorithmen aus. Da-
nach wird der Heap kompaktiert, d.h. die Objekte werden derart zusam-
mengeschoben, da§ die vorhandenen Liicken geschlossen werden (siehe Abb.
2.5-(1)).

Hierzu miissen die beteiligten Objekte natiirlich im Speicher verschoben wer-
den, was bedeutet, dafi alle betroffenen Referenzen von den Wurzeln und
innerhalb des Heaps angepafit werden miissen. Dies geschieht in der Zeiger-
Anpassungsphase (,,Pointer Update Phase®)* (siche Abb. 2.5-(ii)).

Der Algorithmus 148t sich also in drei Phasen unterteilen:

1. Markierung: Markieren der lebendingen Objekte. Wie bei ,Mark-
Sweep* gilt K(MarkPhase) = O(|livel).

2. Kompaktierung: Schliessen der Liicken im Heap durch Verschieben der
einzelnen Objekte. Da der gesamte Heap durchlaufen wird, gilt die glei-
che Komplexitét, wie bei ,,Sweep“: K(CompactPhase) = O(heapsize).

3. Zeiger-Anpassung: Anpassen der Referenzen aus der Wurzelmenge und
dem Heap selbst und gleichzeitiges Zurcksetzen der Markierungsbits.
Da hierbei nur die Zeiger in lebendigen Objekten angepafit werden, gilt
K (Update Phase) = O(|live]).

4Da der Algorithmus Zeiger verindert, kann er nicht fiir die Implementierung einer

konservativen Garbage Collection verwendet werden. Dies gilt fiir alle kompaktierenden
Algorithmen, da sie zur Kompaktierung Objekte verschieben miissen.
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Ein kompaktierter Heap hat neben der fehlenden Fragmentierung noch wei-
tere Vorteile gegeniiber einer Freispeicherliste: Die Allokation wird deutlich
schneller; da lediglich ein Zeiger hochgezéhlt werden muf3, anstatt die Liste
zu durchsuchen.

Ein weiterer Vorteil eines kompaktierten Speichers betrifft die Referenzloka-
litdt [Hennessy and Patterson, 1996]. Darunter wird das Maf} verstanden, in
dem Zugriffe auf benachbarte Speicherzellen auch zeitlich dicht beieinander
liegen. Eine hohe Referenzlokalitét fiihrt zu einer héheren Trefferquote im
Cache und damit zu weniger Speicherzugriffen.

Objekte, die in zeitlicher Nahe erzeugt wurden, werden oftmals auch im
weiteren Verlauf nahe nacheinander referenziert. Da der ,,Mark-Compact*-
Algorithmus nacheinander allozierte Objekte nebeneinander ablegt und diese
auch bei einer Garbage Collection nicht trennen wird, beeinfluit er die Lo-
kalitdt des Programmes positiv.

Der , Mark-Compact“-Algorithmus vermeidet also Fragmentierung bei
schnellerer Allokation und verbesserter Lokalitat — dafiir mufl der Algorith-
mus gegeniiber mark-sweep eine dritte Phase mit der Komplexitét O(|live|)
durchlaufen. Setzt man voraus, daf§ die Mark-Phasen der beiden Algorith-
men, sowie Compact und Sweep jeweils die gleiche Zeit beanspruchen, so ist
also ,,Mark-Compact® um diesen zusétzliche Durchlauf langsamer als ,, Mark-
Sweep*. Dieser Durchlauf kann vermieden werden, wenn nicht direkte Refe-
renzen sondern handles verwendet werden. Diese wiirden den Programmab-
lauf aber zugunsten der Garbage Collection verlangsamen und ist daher nicht
zu empfehlen.

Der ,,Copying Collection*“-Algorithmus

Die bisher beschriebenen Algorithmen arbeiten als , Miillsammler®, da sie
nach der Mark-Phase den Speicher durchlaufen und den ungenutzten Spei-
cher ,einsammeln“. Der Algorithmus ,,Copying Collection* verfolgt dabei
den umgekehrten Ansatz: er evakuiert die lebendigen Objekte in einen an-
deren Datenbereich und gibt den Ausgangsbereich auf einmal frei. Damit
ist er in seiner Komplexitét lediglich von der Menge live abhéngig. Die hier
dargestellte Variante des Algorithmus geht auf [Cheney, 1970] zuriick.

Kopierende Garbage Collection unterteilt den zur Verfiigung stehenden Spei-
cher in zwei gleich grofie Halbrdume (,,semi spaces): diese heien , from-
space” und ,to-space“. Dabei wird vom Programm immer nur der Quellbe-
reich verwendet — alle Objekte befinden sich hier und auch neue Objekte
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werden hier abgelegt (sieche Abb. 2.6-(i)). Findet eine Garbage Collection
statt, so werden die lebendigen Objekte in den freien Zielraum kopiert. Da-
nach werden die Rollen der beiden Bereiche getauscht.

Dabei wird folgendermaflen vorgegangen: Zunéchst werden zwei Zeiger scan
und free auf den Anfang von ,to-space® initialisiert. scan markiert dabei,
bis wohin ,,to-space® fertig bearbeitet wurde, wiahrend free anzeigt, wohin
das néchste evakuierte Objekt angelegt werden soll.

Danach werden alle Objekte, die von den Wurzeln direkt referenziert werden,
nach free kopiert und der Zeiger entsprechend erhoht (Abb. 2.6-(ii)). An der
urspriinglichen Adresse der Objekte werden Vorwirtsreferenzen (sogenann-
te forwarder) hinterlassen, die auf die neue Adresse des kopierten Objektes
verweisen. Das Originalobjekt wird also durch die Vorwértsreferenz {iber-
schrieben.

Jetzt wird der Zeiger scan Objekt fiir Objekt vorbewegt. Jedes Objekt A,
das {iberstrichen wird, wird auf die enthaltenen Zeiger iiberpriift. Fiir einen
Zeiger ergeben sich prinzipiell zwei Moglichkeiten:

1. Er zeigt auf ein Objekt B in , from-space®, das noch nicht kopiert wur-
de. In diesem Fall wird B evakuiert, d.h. es wird nach ,,to-space“ kopiert
und der Freispeicherzeiger free wird entsprechend erhoht. An der alten
Adresse von B wird eine Vorwértsreferenz hinterlassen. In A wird die
neue Adresse von B eingetragen (Abb. 2.6-(iii) und Abb. 2.6-(iv)).

2. Er zeigt auf eine Vorwéartsreferenz, die ihrerseits auf ein Objekt B in
,to-space” zeigt. In diesem Fall wird lediglich die neue Adresse von B
in A eingetragen (Abb. 2.6-(iv) und Abb. 2.6-(v)).

Der Zeiger scan wird auf diese Weise solange erhoht, bis der Zeiger free
erreicht wird und damit alle Zeiger innerhalb nach ,to-space® zeigen (Abb.
2.6-(vi)).

Als letzter Schritt des Algorithmus werden die Rollen der beiden Halbraume
getauscht. Die Freispeichergrenze wird auf free initialisiert und das Pro-
gramm fortgesetzt (Abb. 2.6-(vii)).

Der Algorithmus von Cheney hat eine Vielzahl von Vorteilen: Zum einen ist
er in seiner Komplexitéit nur von |live| abhéngig, nicht aber von heapsize.
[Appel, 1987] hat in einem einfachen Rechenbeispiel gezeigt, dafl die Kosten
der Garbage Collection bei Verwendung von ,Copying Collection® durch
die Erhchung des verwendeten Hauptspeichers beliebig verringert werden
konnen.
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Ein weiterer Vorteil besteht darin, dafl die Speicherzuteilung sehr einfach im-
plementiert werden kann: wie bei ,, Mark-Compact® muf lediglich ein Zeiger
erhoht werden, wenn ein neues Objekt anzulegen ist. Positiv ist auch die
Tatsache zu bewerten, dafl kein Markierungs-Stack bendtigt wird, denn der
Algorithmus fiithrt eine Breitensuche iiber den Speicher aus, wobei ,,to-space®
als Zwischenspeicher verwendet wird.

Diesen Vorteilen steht der grofle Speicherverbrauch der Methode gegeniiber:
der doppelte Platz mufl zur Verfiigung stehen. Aulerdem verursacht das wie-
derholte Kopieren von langlebigen oder groflen Objekten einen erheblichen
Aufwand.

Nichtsdestotrotz bildet der ,,Copying Collection“-Algorithmus wegen der ge-
nannten Vorteile und seiner Einfachheit die Basis fiir zahlreiche ausgefeilte
Implementierungen von Garbage Collection [Jones and Lins, 1996].

2.2.3 Zusammenfassung

In den vorigen Abschnitten wurden einige Anforderungen, die an die Spei-
cherverwaltung einer modernen virtuellen Maschine gestellt werden darge-
stellt.

Dabei wurde gezeigt, dafl eine dynamische Speicherverwaltung mit Garba-
ge Collection die Softwareentwicklung in einer objektorientierten oder funk-
tionalen Sprache deutlich produktiver gestalten kann. Aus diesem Grunde
verfiigen fast alle Sprachen dieser Klasse iiber Garbage Collection.

Der angewendete Algorithmus sollte Speicher aus einem linearen Bereich er-
lauben, da so die Speicherzuteilung erheblich beschleunigt wird. Auf diesen
Punkt wird im Abschnitt 4.1 nidher eingegangen.

Um eine Fragmentierung des Speichers zu vermeiden, sollte der Algorith-
mus eine Speicher-Kompaktierung durchfithren. Die Voraussetzung hierfiir
ist, dafl es sich um einen exakten Algorithmus handelt. Auf welche Weise
Exaktheit erzielt wird (durch Markierung oder Referenztabellen), ist unter
Berticksichtigung der Zielsprache zu entscheiden. Dieses Thema wird in Ab-
schnitt 4.2 fiir den Fall der Sprache Java ndher behandelt.

,Copying Collection“ vereinigt viele positive Eigenschaften, weist aber in-
sofern einen Schwachpunkt auf, dafl langlebige Objekte wiederholt kopiert
werden. Der ,Mark-Sweep“-Algorithmus hingegen bewegt keine Objekte, lei-
det daher aber unter Speicher-Fragmentierung. Bei beiden Algorithmen kann
Garbage Collection storend lange Unterbrechungen des Programmflusses ver-
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ursachen. All diese Probleme versucht die generationale Garbage Collection
(s. Abschnitt 4.3) zu beheben, indem der Heap nach Alter der Objekte in
mehrere Segmente aufgeteilt wird, die dann separat durch unterschiedliche
Algorithmen bearbeitet werden kénnen.

Eine neue Klasse von Problemen tut sich auf, wenn die virtuelle Maschine
in einer Multithreading- bzw. Multiprozessor-Umgebung ablauft und dabei
von mehreren Prozessoren profitieren soll. Beispielsweise mufl die nebenléufi-
ge Speicherzuteilung moglich sein, da die Allokation sonst einen zentralen
Flaschenhals darstellen konnte (s. Abschnitt 4.1).

Weiterhin ist eine Figenschaft der vorgestellten Algorithmen in einer
Multiprozessor-Umgebung infrage zu stellen: sie arbeiten sequentiell, d.h.,
daf alle Threads angehalten werden miissen, bevor die Garbage Collection
in einem eigenen Thread ausgefiithrt werden kann. Auf einem Multiprozessor-
System ist in dieser Zeit nur ein Prozessor ausgelastet, wahrend alle anderen
ungenutzt bleiben. Nebenldaufige Algorithmen zur Garbage Collection (Ab-
schnitt 4.4) versuchen, dieses Manko zu beheben, indem sie nebenldufig mit
den Anwenderthreads ablaufen.

Die effiziente Implementierung der Speicherverwaltung stellt eine komplexe
Aufgabe dar, die nur unter enger Kooperation mit den anderen beiden Kern-
komponenten, dem dynamischen Compiler und dem Thread-System, gelost
werden kann. Kapitel 4 stellt den Stand der Technik bei der Implementierung
der Speicherverwaltung fiir virtuelle Maschinen dar.

2.3 Nebenlaufigkeit

Nebenlaufige Programmverarbeitung ist in vielen unterschiedlichen Inkar-
nationen in Programmiersprachen vorhanden. In einem nebenléufigen Pro-
gramm werden mehrere Kontrollfliisse erzeugt, die potentiell gleichzeitig
ausgefithrt werden konnen. Findet die Ausfithrung tatséchlich gleichzeitig
statt, so spricht man von Parallelitit [Butenhof, 1997]. Wéhrend in dekla-
rativen Programmiersprachen die Nebenlaufigkeit einzelner Programmteile
oftmals abgeleitet werden kann, z.B. durch die Konfluenzeigenschaft referen-
tiell transparenter funktionaler Sprachen [Peyton Jones, 1989], geschieht dies
in imperativen Sprachen explizit durch den Programmierer.

Die erzeugten Kontrollfliilsse sind oftmals nur partiell unabhéngig vonein-
ander, so daf} sie an definierten Punkten untereinander synchronisiert wer-
den miissen. Dies ist z.B. notwendig, wenn eine Aktivitdt das Ergebnis einer
anderen zur Weiterverarbeitung benotigt. Um nebenléufige Programme zu
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ermoglichen, mufl eine Programmiersprache daher mindestens folgende zwei
Konstrukte anbieten: Definition nebenléufiger Aktivitdten und deren Syn-
chronisierung.

Grundsétzlich werden zwei Argumente fiir den Einsatz von Nebenldufigkeit
angefiihrt [Butenhof, 1997]:

e Viele Probleme lassen sich einfacher modellieren, wenn sie als mehr oder
weniger unabhéngige Aktivitdten verstanden und durch entsprechen-
de Sprachkonstrukte umgesetzt werden kénnen. Jede Aktivitdt kann
dann isoliert entworfen und implementiert werden®. Nebenliufigkeit
wird in diesem Kontext also als Abstraktionskonstrukt verstanden, das
den Softwareentwicklungsprozess vereinfacht. Ob Parallelverarbeitung
stattfindet, ist hierbei von untergeordneter Bedeutung.

e Rechner enthalten mehrere ausfithrende Entitéten, in der Regel einen
oder mehrere Prozessoren (CPU) sowie Ein-Ausgabe-Gerite. Will man
diese Ressourcen gleichzeitig nutzen, so mufl man ihnen entsprechend
mehrere Anweisungsstrome zufithren. Diese konnen dann parallel aus-
gefithrt werden und damit zu einer Reduktion der Ausfithrungszeit
fithren. Das Ziel der nebenldufigen Programmdefinitionen ist hier al-
so Parallelitdt zur schnelleren Programmausfithrung, indem man das
Programm der vorhandenen Hardwarekonfiguration anpasst.

Wir werden sehen, daf fiir beide Modelle eine mehr oder weniger , kano-
nische* Implementierung existiert. Diese beiden ,,Auslegungen“ wirken in
unterschiedlichen Systemebenen und weisen daher unterschiedliche Charak-
teristika beziiglich ihrer Performanz und Skalierbarkeit auf. Eine der ent-
scheidenden Kennzahlen ist hierbei die Zahl der unterstiitzten nebenlaufi-
gen Aktivitdten. Diese ist im ersten Fall durch die Problemgréfie definiert,
wéahrend im zweiten Fall die Hardwarekonfiguration die Grenze zieht.

Im Folgenden wird gezeigt, welche Abstraktionen zur nebenlaufigen Program-
mierung in Java in Form von Threads, Monitoren und einem Speichermodell
zur Verfiigung stehen. Die Besonderheiten des Java-Modells und ihre Implika-
tionen fiir die Sprachimplementierung werden dargelegt. Interaktionspunkte
mit anderen Komponenten des Laufzeitsystems werden aufgezeigt. Damit
wird der Grundstein gelegt fiir das Verstdndnis der Techniken in Kapitel 5,
das konkrete Detailfragen und Implementierungen diskutiert.

Es darf allerdings nicht iibersehen werden, daf die notwendige Synchronisierung die
Komplexitit des Entwurfs wiederum erhoht.
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1 new Thread() { /l anonyme Subklasse von Thread
2 public void run() {

3 do_asynchronous_work();

4}

5 }.start(); /I Ausfuihrung starten

Abbildung 2.7: Thread-Beispiel

2.3.1 Threads und Synchronisierung in Java

Threads sind in Java das Mittel zum Ausdruck von Nebenlaufigkeit. Ein
Thread entspricht einem Exemplar der Systemklasse java.lang.Thread
oder einer Subklasse. Fiir jeden Thread fiihrt die virtuelle Maschine ne-
benldufig die Methode run dieser Klasse aus. Ist die Ausfithrung der
Methode beendet, terminiert der Thread. Threads werden in Java al-
so durch die Sprachmittel Objekterzeugung und Methodenaufruf darge-
stellt. Nebenldufigkeit durch Threads findet sich in vielen Programmier-
sprachen [Nelson, 1991, Stoutamire and Omohundro, 1996] oder Bibliothe-
ken [POSIX, 1996, Rogue Wave, 2000] und ist somit ein verbreitetes Pro-
grammiermodell.

Abbildung 2.7 zeigt ein Codefragment, das ein neues Thread-Objekt erzeugt
und startet.

Zur Synchronisierung lehnt sich die Java-Spezifikation an das Modell des
»Monitors“ nach [Hoare, 1974] an. Ein Monitor erfiillt zwei Aufgaben: er er-
laubt gegenseitigen Ausschluff und damit geschiitzten Zugang zu einer Res-
source. Weiterhin fungiert ein Monitor als Ereignisvariable®, das heifit, durch
ihn kénnen Ereignisse zwischen Threads ausgetauscht werden. Wéahrend die-
se Ereignisse selbst keine Information tragen, findet Informationsflufl iiber
den globalen Objektspeicher statt. Dieses Modell belegt die konzeptuelle
Verwandtschaft des Java-Modells zu Multiprozessor-Architekturen mit ge-
meinsamen Speicher und steht im Kontrast zu Architekturen wie PVM
[Sunderam, 1989] und MPI [Brunck, 1994], die auf der Technik des message
passing basieren.

Gegenseitiger Ausschlufl wird in Java durch das Schliisselwort synchronized
in der Methodensignatur oder durch einen ,synchronized block“ der Form
synchronized(expr) { statements } realisiert. In beiden Fillen wird der

6Nach Hoares Definition kann ein Monitor mehrere Ereignisvariablen enthalten, in Java
genau eine.
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Monitor des betroffenen Objekts erworben, das heifit entweder des Empfénge-
robjekts im Falle einer ,,synchronized method* oder des Ergebnisses des Syn-
chronisierungsausdrucks eines ,,synchronized block*.

Aus obiger Definition folgt, dafl Monitore von einem Java-Programm nur in
Blockstruktur erworben werden; je zwei Monitore konnen nur in umgekehrter
Erwerbungsreihenfolge wieder freigegeben werden. Auf Bytecode-Ebene ist
dies allerdings nicht der Fall: Monitore werden durch Bytecode-Instruktionen
monitorenter und monitorexit erworben und freigegeben; dabei ist keine
Schachtelungsreihenfolge vorgegeben. Compiler anderer Programmierspra-
chen konnen daher legalen Bytecode erzeugen, der andere Freigabereihen-
folgen benutzt.

Java Monitore sind rekursiv; sie konnen von einem Thread beliebig oft er-
worben werden. Monitore sind blockierend; ein synchronisierender Thread
blockiert so lange, bis der Monitor erworben werden konnte. Es gibt keine
Moglichkeit, die Verfiigbarkeit eines Monitors zu erfragen.

Um die Signalvariable eines Monitors zu nutzen, mufy dieser bereits erworben
sein. Durch Warten auf der Signalvariablen wird der Monitor freigegeben
und der Thread suspendiert. Nun haben andere Threads die Chance, den
Monitor zu erwerben, den Objektzustand zu verdndern und dies iiber die
Signalvariable zu signalisieren. Ein oder mehrere wartende Threads werden
daraufhin fortgesetzt und versuchen, den Monitor wieder zu erwerben, sobald
dieser vom signalisierenden Thread freigegeben wurde’. Gelingt dies, kehrt
der Thread aus dem Warteaufruf zuriick und kann fortfahren.

Warten und Signalisieren wird durch Aufruf der Methoden wait und
notify[A11] der Klasse java.lang.0bject realisiert.

Das Beispielprogramm in Abbildung 2.8 zeigt den Umgang mit Synchroni-
sierungsoperationen in Java. Die Thread-Zustdnde sind am Rand markiert
und entsprechen denen aus Abbildung 2.9. Dargestellt ist die Definition eines
,worker threads“. Dieser entfernt wiederholt aus einer Menge von Arbeits-
auftrdgen einen Job und fithrt diesen aus. Ist kein Job vorhanden, so wartet
der Thread auf der Ereignisvariable des Objekts incoming. Ein Auftraggeber
signalisiert diese entsprechend.

Abbildung 2.9 erldutert die Zusténde synce, , die ein Thread ¢ gegeniiber
einem Monitor m einnehmen kann. Die moglichen Ubergénge sind:

u — e Erwerb eines freien Monitors

"Auch Signalisierung kann nur verwendet werden, wenn der Monitor erworben ist.
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while(true) {
synchroni zed(i ncom ng) {
whi | e(i ncom ng.isEmpty()) {

i ncom ng.wait();

job = incom ng. renoveFirst();

}

1

2

3

4

5 }
6

7

8 job.run();
9

}
Abbildung 2.8: Monitor-Beispiel

blockiert

AN

0O @ @

unsynchronisiert erworben wartend

Abbildung 2.9: Zustandsdiagramm eines Threads und eines Monitors
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u — b versuchter Erwerb eines bereits erworbenen Monitors

b — e Erwerb eines Monitors nach dessen Freigabe

e — e rekursiver Erwerb oder Freigabe eines bereits erworbenen Monitors
e — w Warten auf Signalvariable

w — e Wiedererwerb nach Signalisierung

w — b versuchter Wiedererwerb nach Signalisierung

Man beachte, dafl diese Zustéinde nur in Bezug auf einen Monitor gelten.
Ein Thread kann gleichzeitig beliebig viele verschiedene Monitore erworben
haben (ml # m2 A syncim1 = syncyms = €), blockieren oder warten kann er
jedoch nur auf einem (—3ml # m2 : syncym1 = SYnceme = b). Das atomare
Erwerben mehrerer Monitore ist nicht vorgesehen.

Versuchen zwei Threads zur gleichen Zeit, den Monitor zu erwerben, zu mufl
ein Thread blockieren — ein solcher Konflikt wird als contention bezeichnet.

2.3.2 Das Speichermodell

Die nebenlédufige Ausfithrung von Threads hat eine weitere mafigebliche Kon-
sequenz: die im sequentiellen Fall weitgehend transparenten Lese- und Schrei-
boperationen auf dem globalen Speicher gewinnen an Komplexitét, und ihre
Semantik mufl durch ein entsprechendes Modell, das Speichermodell definiert
werden. Die folgenden Abschnitte erldutern den Begriff des Speichermodells
im Allgemeinen und in Anwendung auf Java.

Zu den Basisoperationen der Von-Neumann-Architektur zédhlen das Lesen
und Verdndern des globalen Heap, also das Lesen und Schreiben von Spei-
cherzellen. Das Verhalten dieser Operationen auf Uniprozessorarchitekturen
ist einfaches und intuitiv: alle Speicheroperationen sind global — in Pro-
grammreihenfolge — geordnet und das Lesen eines Feldes liefert den Wert,
der zuletzt geschrieben wurde.

Nach dieser Betrachtung sind Operationen auf disjunkten Speicherzellen un-
abhéngig voneinander, d.h. es ist beispielsweise fiir zwei Schreiboperationen
nicht definiert, welche zuerst ausgefithrt wurde. Dadurch ertffnet sich eine
Zahl von Optimierungsmoglichkeiten fiir den Prozessor, um insbesondere die
hohe Latenz des Speicherzugriffs zu umgehen. Beispielsweise kann der Pro-
zessor Schreiboperationen so umordnen, so dafl sie die gleiche Cache-Zeile
betreffen und en bloque in den Speicher geschrieben werden kénnen.
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Formalisierung

Moderne Prozessoren werden abstrakt in Form von processor architectures
spezifiziert, um im folgenden als Prozessorfamilie mehrere Entwicklungs-
zyklen zu durchlaufen. Hierzu zéhlen die SPARC-, Alpha- und PowerPC-
Architekturen [Weaver and Germond, 1994, Sites, 1992, May et al., 1994].
Um sicherzustellen, dafl die Prozessoren auch in Multiprozessor-Umgebungen
ein vorhersagbares Verhalten aufweisen, mufl das Speichermodell formuliert
werden. Insbesondere durch die hohe Komplexitiat nebenlaufiger Ausfithrung
bietet sich eine formale Beschreibung an.

Beispielhaft wird hier grob eine Formalisierung mit Hilfe schematischer
Auftragssysteme [Jessen and Valk, 1987] skizziert: ein auszufithrendes Pro-
gramm bzw. ein Fragment, das dem Prozessor bereits vorliegt, entspricht
in diesem Modell einer Ausfiihrungsfolge w eines schematischen Auftrags-
systems mit Lese- und Schreibauftrigen auf Registern und dem globalen
Speicher®. Durch das Speichermodell kénnen Prizedenzen auf den Auftrigen
definiert sein, die iiber die Wahrung des Datenflusses, d.h. die Werteiibert-
ragungsrelation hinausgehen.

Das Prozessorverhalten 1483t sich nun mit Hilfe des Modells spezifizieren: eine
Ausfiihrung w’ durch den Prozessor wird dann als korrekt angesehen, wenn
w’ Aquivalent zu w ist, d.h. fiir beliebige Eingaben das selbe Ergebnis liefert.

Gebréauchliche Speichermodelle fiir Multiprozessoren fordern keine zusétz-
lichen Prizedenzen auf den Auftrigen, d.h., unter Wahrung des Daten-
und Kontrollflusses sind beliebige Umordnungen von Speicheroperationen
moglich. Das hat zur Folge, daf3 die ,, von auflen* sichtbare Zustandsfolge der
Speichervariablen von w’ sich von der von w unterscheiden kann. Die Aus-
wirkungen werden anhand eines Beispiels erlautert. Gegeben sei das folgende
Codefragment:

; initially: x = 0, ok = false
store x, <some value>
store ok, true

Die ensprechende Ausfiihrungsfolge lautet dann
w = lo[], so[x, ok], l1[], s1[z], lo[], s2[0k], I3]x, 0k], s3]

(10, 50,13, s3 stellen den Initialisierungs- bzw. Ausgabeauftrag dar). Das zu-
gehorige Auftragssystem ist in Abbildung 2.10 abgebildet.

8Diese Definition ist vereinfachend: bei indirekten Speicherzugriffen stehen Operanden
oder Ziel einer Operation erst zur Laufzeit fest.
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X = <sone val ue>

ok := true

Abbildung 2.10: Auftragssystem

Die Ausfithrungsfolge
w' = lOHv Sg[l', Ok]a l2“7 52[0k]7 ll“a 81[1’], lg[l’, 0k]7 53[]

ist dquivalent zu w. Aus diesem Grunde konnen beide Zuordnungen legal
vertauscht werden. Es wire somit fiir ein anderes Programm moglich, den
inkonsistenten Zustand x = 0, ok = true im Speicher zu beobachten.

Dieses Modell ist unvollsténdig und verdeutlicht lediglich den Charakter und
Eigenschaften eines Speichermodells. Eine realistische Spezifikation findet
sich in [Broy, 1995]; hier wird mit anderen Mitteln das Speichermodell der
Alpha-Architektur formalisiert.

Sequential Consistency

Die Komplexitéit nebenldufiger Berechnungen auf einem gemeinsamen Spei-
cher wurde friih erkannt. Lamport formulierte daher das Modell der ,,Sequen-
tial Consistency*“: die beobachteten Verdnderungen des Speichers miissen ei-
ner global geordneten Ausfithrung der Speicheroperationen entsprechen, wo-
bei diese pro Prozessor in Programmordnung erfolgen [Lamport, 1979]. Viele
der klassischen Synchronisierungsalgorithmen wie z.B. ,,Dekker’s Algorithm*
beruhen auf ,,Sequential Consistency“.

Ungliicklicherweise verhindert ,,Sequential Consistency* viele der oben an-
gesprochenen Optimierungen. Da nicht bekannt ist, welche Operationen von
nebenléufigen Prozessen auf dem Speicher ausgefiihrt werden, kénnen Pro-
grammoperationen im Gegensatz zum sequentiellen Fall nicht transparent
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umgeordnet werden. Bezogen auf das formale Modell bedeutet ,Sequen-
tial Consistency® eine Prédzedenz zwischen je zwei im Programm aufein-
anderfolgenden Auftragen. Der erwartete Effizienzgewinn durch den Ein-
satz mehrerer Prozessoren wird somit durch den Verlust an Optimierungen
geschmilert oder gar zunichte gemacht. Aus diesem Grunde implementie-
ren moderne Multiprozessorarchitekturen weitaus lockerere Speichermodel-
le ([Adve and Gharachorloo, 1995] geben eine sehr gute Einfiihrung). Diese
Speichermodelle garantieren nicht, wann genau ein Prozessor Auswirkungen
von Speicheroperationen anderer Prozessoren wahrnehmen kann?.

Um das Verhalten des Prozessors zu beeinflussen und die Sichtbarkeit von
Schreiboperationen an bestimmten Programmpunkten zu erzwingen, bieten
genannte Architekturen explizite Markierungsinstruktionen (sogenannte me-
mory barriers). Diese geben sozusagen Grenzmarkierungen vor, innerhalb
derer optimiert werden darf, und ermdoglichen somit den konsistenten Infor-
mationstransfer {iber den gemeinsamen Speicher.

Im Modell entspricht eine memory barrier einem Auftrag, der von allen Va-
riablen liest und auf alle schreibt. Mit Hilfe der Datenflufirelation stellt ei-
ne memory barrier also transitiv Prazedenzen zwischen den vorhergehenden
und den folgenden Speicheroperationen her; im obigen Beispiel sich somit der
,unerwiinschte® Zustand = = 0, ok = true im Speicher verhindern'®.

Speichermodell und Synchronisierung

Das nebenldufige Lesen und Schreiben gemeinsamer Daten mufl — un-
abhédngig vom Speichermodell — synchronisiert werden. Es liegt daher na-
he, das Speichermodell an Synchronisierungsoperationen zu kniipfen. Das
heifit, nur wenn alle Zugriffe auf gemeinsame Objekte durch Synchronisie-
rung geschiitzt werden, ist auch garantiert, dafl die Threads den gleichen
Speicherzustand ,,sehen®.

Diese Uberlegungen liegen dem POSIX Thread-Standard [POSIX, 1996] zu-
grunde. Um Speicherkonsistenz zu garantieren, mufy der Schreiber eine Sper-
re aufgeben und der Leser diese Sperre erwerben. Beide Operationen ha-
ben neben der Synchronisation somit den Charakter einer portablen memory

9Nota bene: diese Problematik liegt jenseits der von Cache-Kohiirenz. Es geht darum,
daf} Speicheroperationen unter Umstédnden gar nicht in Programmordnung ausgefiihrt wer-
den.

10Fin ,Beobachter“ auf einem anderen Prozessor mufl zumeist auch auf Leserseite ei-
ne solche Barrier-Instruktion verwenden, da ansonsten eine Leseoperation ,zu frith“ aus-
gefithrt werden kénnte.
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barrier. Somit ist garantiert, dafl erstens alle Schreiboperationen tatséchlich
stattgefunden haben, wenn die Sperre freigegeben wird, und zweitens, daf die
Leseoperationen erst vollzogen werden, nachdem die Sperre erworben werden
konnte.

Das Speichermodell einer Hochsprache

Das Speichermodell ist keinesfalls nur ein hardwarenahes Artefakt der Syste-
marchitektur, von dem eine Hochsprache abstrahieren kann. Um Objektma-
nipulationen moglichst einfach und effizient auf Speicheroperationen abzu-
bilden, muf3 ein weniger intuitives Speichermodell auch in der Hochsprache
in Kauf genommen werden. Dieses Modell ist in der Sprachdefinition zu ver-
ankern. Durch das Speichermodell ertffnen sich fiir den Compiler zusétzliche
Optimierungsmoglichkeiten. Dieser kann dem Modell geniigende Umordnun-
gen vornehmen und infolge dessen z.B. redundante Speicherzugriffe eliminie-
ren.

Die Speicheroperationen objektorientierter Sprachen sind Sondierung und
Veranderung von Objektzustinden. Es gilt also zu definieren, welche Transi-
tionen des Objektzustands von anderen Threads beobachtet werden kénnen
und wie diese zu beeinflussen sind.

Die Java Sprachdefinition [Gosling et al., 1996] formuliert daher in Text-
form ein Speichermodell fiir Java in den Begriffen Objektfeld, Array, Thread
und Monitor, welches von der virtuellen Maschine entsprechend implemen-
tiert werden mufl. In diesem Modell werden eine Reihe von Operationen auf
dem globalen Speicher und einem thread-lokalen Arbeitsspeicher sowie die
notwendigen Ordnungskriterien auf ihnen definiert. Das Java Speichermo-
dell beriicksichtigt also die Speicherhierarchie und sieht die Umordnung von
Speicheroperationen vor. Trotzdem hat es sich in seiner jetzigen Form als
unvollsténdig, schwer verstdndlich und nicht effizient implementierbar erwie-
sen. Insbesondere widerspricht es einigen géingigen Compileroptimierungen
— und wird in diesen Punkten von den meisten optimierenden dynamischen
Compilern verletzt. Als Reaktion wird das Speichermodell daher zur Zeit
revidiert. Beispiele und Erlduterungen zu dieser Problematik finden sich in

[Pugh, 2000b].

Synchronisierungsoperationen stehen in dem Ruf, ineffizient zu sein. Als Fol-
ge existieren in der Literatur eine Zahl von Idiomen, die vor allem auf die
Vermeidung solcher Synchronisierungsoperationen hinzielen, z.B. fiir , kon-
stante” Objekte oder Einmal-Initialisierungen. Da auf diese Weise die im-
pliziten memory barriers entfallen, sind weitreichende Optimierungen auf
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diesen Konstrukten moglich. Es zeigt sich, dafl die meisten dieser Idiome
in Unkenntnis oder unter Miflachtung des Speichermodells formuliert sind
und daher auf aggressiven Implementierungen nicht funktionieren werden.
[Pugh, 2000a] analysiert “Double-Checked Locking“, ein sehr weit verbreite-
tes und ebenfalls nicht sicheres Idiom.

Zusammenfassung

Géngige Compiler-Optimierungen sowie moderne Hardware-Plattformen
weisen komplexe Modelle der Speichersichtbarkeit nebenléufiger Program-
me auf. Der Portabilitdtsgedanke erfordert die Definition eines plattformun-
abhéngigen Speichermodells fiir die Programmiersprache Java. Das aktuelle
Speichermodell weist eklatante Schwéichen auf, die die Erzeugung effizien-
ten Maschinencodes durch den optimierenden Compiler erheblich behindern.
Daher ist eine Revision des Speichermodells erforderlich.

Das Speichermodell erfordert , korrekte® Synchronisierung der Programme.
Es ist daher weiterhin wichtig, die Synchronisierungsoperationen effizient zu
implementieren.

2.3.3 Einsatz von Nebenliufigkeit in Java

Der Einsatzkontext von Java-Software hat sich seit Einfithrung der Plattform
radikal verschoben: wéhrend zu Beginn Java-Programme als sichere, porta-
ble, ausfithrbare Inhalte im Kontext von Webseiten, sogenannte ,, Applets®,
positioniert waren, ist der Erfolg dieser Plattform auf ein anderes Umfeld
zuriickzufiithren. Allgemein vorteilhafte Eigenschaften der Sprache wie starke
Typisierung, automatische Speicherverwaltung, dynamisches Laden von Pro-
grammfragmenten, hohe Portabilitdt und andere haben Java zur Plattform
der Wahl fiir Serversoftware gemacht.

Serverprogramme stellen per se nebenldufige Software dar, denn sie miissen
mehrere Client-Programme gleichzeitig bedienen konnen. Fiir Server der obe-
ren Leistungsklasse sind daher mehrere hundert nebenldufige Threads nicht
ungewoOhnlich. Gleichzeitig ist die effiziente Nutzung leistungsfdhiger Hard-
ware von eminenter Wichtigkeit: die verwendete Hardwareplattform stellen
immer h&ufiger Multiprozessorsysteme mit bis zu 64 Prozessoren und ge-
meinsamen Speicher dar [Lenoski and Weber, 1995].

Obwohl die Java-Synchronisierungskonstrukte vom Mechanismus her keine
Neuerung darstellen, so erfordern zwei Umsténde, dafl der Implementierung
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dieser Konstrukte besondere Aufmerksamkeit gewidmet werden muf:

e Wihrend géingige Thread-Schnittstellen Monitore als separate Objekte
modellieren, die an den notigen Stellen explizit zu erzeugen und einzu-
setzen sind, kann in Java jedes Objekt zur Synchronisierung verwendet
werden.

e Grofle Teile der Java-Bibliotheken sind im eingeschrinkten Sinne be-
reits thread-sicher implementiert. Das bedeutet konkret, dafl Metho-
den, deren nebenlaufige Ausfithrung ein Objekt in einen inkonsistenten
Zustand bringen konnte, durch die Verwendung des Schliisselwortes
synchronized exklusiven Zugriff auf das Objekt erhalten.!?

Hieraus ergeben sich folgende Konsequenzen: ein Java-Programm erzeugt
eine enorme Anzahl von Monitoren, von denen — mit Ausnahme einiger Bi-
bliotheksobjekte — nur ein kleiner Anteil tatséchlich zur Synchronisierung
verwendet wird. [Agesen et al., 1999] und [Onodera and Kawachiya, 1999]
nennen iibereinstimmend eine Rate von 8-12% in einer Reihe von Bench-
marks. [Dieckmann and Hoélzle, 1998] messen eine durchschnittliche Objekt-
grofie von 20 Bytes fiir eine Reihe von Java-Anwendungen. Wiirde fiir jedes
Objekt nur ein Wort zur Synchronisierung reserviert, ergébe sich bereits ein
Anstieg der Heapgrofie um 20% fiir zumeist ungenutzte Monitore. Es folgt,
dafl der benotigte Platz fiir eine Monitorimplementierung sinnvollerweise nur
fiir die aktuell synchronisierten Objekte bereitgestellt werden darf.

Weiterhin wird die Mehrzahl der synchronisierten Objekte — vielfach
aus Basisbibliotheken — tatséchlich nur von einem Thread benutzt.
[Onodera and Kawachiya, 1999] ermitteln, dafl weniger als 2% aller synchro-
nisierten Objekte tatsédchlich einen Konflikt auflosen. Aufgrund ,,groBziigi-
ger® Synchronisierung werden zudem Monitore héufig rekursiv erworben. Die
Optimierung solcher . praventiven* Synchronisierungsoperationen hinsicht-
lich ihrer Geschwindigkeit verspricht daher einen grofien Effizienzgewinn.

2.3.4 Interaktion mit anderen VM-Komponenten

Die nebenldufige Ausfithrung mehrerer Threads verkompliziert die Imple-
mentierung anderer Komponenten der virtuellen Maschine. Insbesondere die
Speicherverwaltung und der Compiler sind hiervon betroffen.

"Dies ist keinesfalls hinreichend fiir Thread-Sicherheit: die Anwendungssemantik erfor-
dert oftmals aufrufiibergreifende Synchronisierungsklammern.
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Die meisten Algorithmen fiir Garbage Collection erfordern, dafl zur konsi-
stenten Ermittlung der Wurzelreferenzen alle Threads an definierten Punk-
ten, sogenannten ,,GC Points“, angehalten werden. Mit steigender Zahl von
Threads wird es schwieriger, diesen Operation effizient zu implementieren.
Mehrere diesbeziigliche Techniken werden in Abschnitt 5.3 erlautert.

Bei der hohen Allokationsrate objektorientierter Sprachen ist es weiter-
hin nicht gangbar, fiir jede Allokationsoperation den globalen Heap durch
komplexe Synchronisierungsmafinahmen zu schiitzen. Die verwendeten Aus-
schluiverfahren diirfen nur einen sehr geringen Overhead pro Operation auf-
weisen.

Zusétzliche Komplexitét fiir den Compiler besteht darin, dafl der generierte
Maschinencode adhnlich wie der Freispeicher nicht durch klassische Sperren
geschiitzt werden kann. In einigen Féllen mufl Code durch den Compiler
nachtriglich gedndernt werden — beispielsweise, wenn Annahmen iiber den
Empfangertyp falsch sind, oder sich durch Laden neuen Codes die Klas-
senhierarchie geéndert hat. Da andere Threads diesen Code nebenldufig
ausfithren, also davon lesen, muB eine solche Anderung atomar vollzogen
werden. Typischerweise wird Code derart erzeugt, dafl nur ein einzelnes In-
struktionswort iiberschrieben werden muf3.

2.3.5 Zusammenfassung

Nebenldufigkeit spielt eine grofie Rolle in der Komplexitdt von Java-
Implementierungen im Vergleich zu anderen Programmiersprachen. Ob-
wohl Nebenldufigkeit kein neues Konzept ist, erheben moderne Java-
Implementierungen als erste den Anspruch, gleichermafien eine grofie Zahl
von Threads zu unterstiitzen und vorhandene Ressourcen von Mehrprozes-
sormaschinen auszunutzen.

Eine grofle Anzahl aktiver Thread erfordert effiziente Kontextwechsel und
sparsamen Umgang mit Systemressourcen pro Thread. Auf der anderen Seite
erfordern Multiprozessoren die Kommunikation mit dem Betriebssystem und
die Belegung von Systemressourcen und werfen somit Skalierungsprobleme
auf.

Synchronisierung in Java ist ubiquitdr. Jedes Objekt kann potentiell zur
Synchronisierung verwendet werden; nur bei einem Bruchteil findet dies
tatsiachlich statt. Es miissen daher platzeffiziente Kodierungsschemata fiir
ungenutzte Monitore gefunden werden. Insbesondere durch Bibliotheksab-
straktionen weisen Java-Programme zudem eine auflerordentlich hohe Zahl
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von Synchronisierungsoperationen auf, obwohl keine Konkurrenz besteht.
Gerade diese Praventivoperationen miissen hocheffizient implementiert oder
durch Programmanalyse gar eliminiert werden.

Die thread-sichere und trotzdem effiziente Implementierung anderer VM-
Komponenten stellt weitere Herausforderungen an den Sprachimplementie-
rer.

Kapitel 5 ist Implementierungstechniken zur Realisierung von Nebenliufig-
keit in virtuellen Maschinen gewidmet.



Kapitel 3

Techniken zur
Programmausfithrung

// He’s dead, Jim.
_cfg = (PhaseCFG*)Oxdeadbeef;

Sourcecode of the Hotspot VIM’s
optimizing Compiler

Zur effizienten Ausfithrung von Java-Code wird ein optimierender Compiler
bendtigt — andererseits mufl die Moglichkeit bestehen, zur Laufzeit Klassen
hinzuzufiigen. Dies fithrt zum Modell des dynamischen Compilers, der die
ausgefithrten Klassen erst zur Laufzeit {ibersetzt. Dieses Kapitel beschéftigt
sich mit den Implementierungstechniken dynamischer Compiler. Dabei wird
der Schwerpunkt auf jene Punkte gelegt, die einen dynamischen Compiler
von einem statischen unterscheiden.

So ist es bei der Verwendung eines dynamischen Compilers nicht sinnvoll, alle
Klassen gleichermaflen zu optimieren — hingegen mufl eine Kosten-Nutzen-
Rechnung ausgefiihrt werden, um zu entscheiden, welche Methode zur Ver-
besserung der Performanz zu kompilieren ist. Abschnitt 3.1 befafit sich mit
dieser Thematik.

Als Grundlage fiir die o.g. Kosten-Nutzen-Rechnung benotigt der Compi-
ler Informationen iiber das Laufzeitverhalten des ausgefithrten Programms.
Diese Erhebung von Laufzeitprofilen wird in 3.2 geschildert.

45
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Abschnitt 3.3 beschiftigt sich mit dem Problem der Deoptimierung, das
durch das dynamische Laden von Klassen entsteht, da sich beim Hinzufiigen
einer Klasse die Voraussetzungen fiir die spezifische Optimierung einer Me-
thode dndern konnnen.

Zuletzt werden in 3.4 globale Analyseverfahren beschrieben, die Optimie-
rungen ausfithren, die Methodengrenzen iiberschreiten. In 3.5 werden die
Ergebnisse zusammengefaflt.

3.1 Analyse der Kosten-Nutzen-Rechnung
eines dynamischen Compilers

Beim Einsatz von Optimierungstechniken mufl der Nutzen (z.B. geringere
Programmlaufzeit) gegen die eingesetzten Mittel aufgerechnet werden. Ein
Compiler muf sich selbst , tragen® [Franz, 1994]. Bei einem statischen Com-
piler wird implizit davon ausgegangen, dafl das iibersetzte Programm oft
genug ausgefithrt wird, um die eingesetzte Ubersetzungszeit zu kompensie-
ren. Allenfalls wihrend der Programmentwicklung wird die Ubersetzungszeit
als storender Faktor angesehen und durch weniger zeitaufwendige Optimie-
rungen oder den Einsatz von Interpretern soweit méglich minimiert.

Ein dynamischer Compiler arbeitet hingegen ,,in“ dem laufenden Programm
und hat damit direkten Anteil an dessen Laufzeit. Der Einsatz aufwendiger
Optimierungstechniken ist fiir einmalig ausgefithrten Code mit allergroBter
Wahrscheinlichkeit nicht nutzbringend, sondern nimmt im Gegenteil insge-
samt mehr Zeit in Anspruch als er einspart. Methoden mit hohem Laufzeitan-
teil, sogenannte hot spots, versprechen die grofiten Vorteile.

Bei der Beurteilung, welche Programmteile lohnenswerte Ziele eines optimie-
renden Ubersetzungsvorgangs sind, sind sowohl Charakteristika des Compi-
lers als auch des zu iibersetzenden Programms mafigeblich. In diesem Ab-
schnitt wird ein Modell der anzustellenden Kosten-Nutzen-Rechnung ent-
wickelt, anhand dessen anschliefend einige Entwurfsentscheidungen fiir die
Compiler-Komponente diskutieren werden.

3.1.1 Das Modell

Das folgende Modell betrachtet Laufzeit als mafigebliche Gréfe fiir Optimie-
rungsentscheidungen. Es lehnt sich an das in [Arnold et al., 2000b] darge-
stellte Modell an, und ergénzt einige zusétzliche Betrachtungen.
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Es seien zwei vereinfachende Annahmen gemacht: erstens ist die Einheit der
Ubersetzung eine Methode m ohne Betrachtung von inlining, zweitens wird
sequentielle Verarbeitung angenommen, d.h. die Moglichkeit paralleler Uber-
setzung wird nicht in Betracht gezogen. Wegen dieser und folgender Verein-
fachungen eignet sich das Modell nur fiir qualitative Aussagen.

Es werden drei Komponenten betrachtet:

e Erwartete Restlaufzeit bei Interpretation t;,;: Wieviel Zeit wird das
Programm erwartungsgeméaf durch Interpretation der betrachteten Me-
thode in Anspruch nehmen?

e Erwartete Restlaufzeit mit optimierender Ubersetzung topt: Wieviel
Zeit wird das Programm erwartungsgemaf in Ausfithrung der iiber-
setzten Methode verbringen?

° Ubersetzungszeit teomp: Wie lange dauert die Ubersetzung der Metho-
de?

Die Ubersetzung der Methode ist nur lohnenswert, wenn Ubersetzungszeit
plus erwartete Restlaufzeit der optimierten Methode kleiner sind als der In-
terpretationsaufwand:

tcomp + topt < tint (31)

Die drei Komponenten lassen sich weiter aufschliisseln:

e Die Ubersetzungszeit hingt vor allem von der Komplexitit der ver-
wendeten Optimierungsalgorithmen ab, und damit von der zu iiberset-
zenden Methode. Relevante Grofien sind hier die reine Methodengrofie
(Anzahl der Instruktionen), die Schleifen- und Sprungstruktur und da-
mit die Struktur des KontrollfluBgraphen sowie die Zahl der verwen-
deten Variablen (z.B. fiir die Registerallokation). Da die beiden letzen
GroBen erst wihrend eines Ubersetzungsvorgangs offenbar werden, ver-
wenden [Arnold et al., 2000b] ein lineares Modell der Methodengrifie!,
welches durch entsprechende Messungen erarbeitet wurde. Es folgt:

teomp = C* |m| (3.2)

c driickt die Zeitkomplexitdt der Optimierungsalgorithmen aus.

!Dies ist setzt natiirlich entsprechende Compiler-Algorithmen voraus.
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e Die Laufzeit der optimierten Methode variiert ebenfalls mit der Struk-
tur des Programmcodes. Es kann also nur eine ungenaue Vorhersage
iiber die Effektivitit der Optimierungen gemacht werden. Entsprechend
der Vorlage wird hier ebenfalls von einem konstanten Faktor ausgegan-
gen:

tin
topt = St (3.3)

s > 1 driickt hier die Beschleunigung (speedup) der Methode aus und
ist ebenfalls aus Erfahrungswerten abzuleiten.

e Man geht bei einem laufenden, nicht-interaktiven System von einer re-
lativ stabilen Verteilung der Laufzeit auf einzelne Programmteile aus,
so dafl die Laufzeit einer Methode ein bestimmter Bruchteil der Ge-
samtrestlaufzeit ist.

Lint = px* Lrest (34)

Der Anteil p der betrachteten Methode an der Gesamtlaufzeit kann
aufgrund der Stabilitdtsannahme aus dem Laufzeitprofil des laufenden
Programms gewonnen werden.

Setzt man obige Gleichungen ineinander ein, so ergibt sich, daf eine Uber-
setzung lohnenswert ist, wenn gilt:

* t?"es
e L) L. AR (3.5)
resp.
1 1
ml 1, (1 _ —> (3.6)
p* trest c S

Die einflieBenden Gréflen noch einmal zusammengefasst:

|m| | Methodengrofie

P Anteil der interpretierten Methode an der Programmlaufzeit
Maf fiir die Effektivitit des Compilers

Maf fiir die Zeitkomplexitat des Compilers

trest | Erwartete Restlaufzeit des Programms

S
c

Das vorgestellte Modell kann leicht auf ein System mit mehreren, unter-
schiedlich stark optimierenden Compilern erweitert werden.
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3.1.2 Interpretieren oder Ubersetzen?

Das vorgestellte Modell kann als Entscheidungsalgorithmus in der virtuel-
len Maschine verwandt werden. Hierzu ist es notig, die beteiligten Groéfien
festzustellen. Wie dargelegt, sind s und ¢ Charakteristika des Compileralgo-
rithmus und werden typischerweise offline kalibriert. Die Methodengrofie ist
trivialerweise bekannt.

Zur Bestimmung von p mufl ein Programmprofil erstellt werden. Die Pro-
fildaten konnen dazu regelméfig zeitgesteuert, im Methodenprolog oder bei
einem Kontextwechsel [Arnold et al., 2000b] erhoben werden. Dieser zusétz-
liche Verwaltungsaufwand ist so gering wie moglich zu halten, da er die Lauf-
zeit negativ beeinflult. Zu verwendeten Verfahren gibt der folgende Abschnitt
3.2 Auskunft.

Die Restlaufzeit t,.; kann nur heuristisch bestimmt werden.
[Arnold et al., 2000b] schlagen vor anzunehmen, das Programm werde
noch einmal so lange laufen wie bisher. Auf diese Weise konnen Negati-
ventscheidungen spéter revidiert werden. Die HotSpot-VM in der Version
2.0 von Sun Microsystems bietet mit einer Client- und einer Server-Version
die Option, zwischen kurz- und langlebigen Programmen zu entscheiden.
Hiermit lassen sich die Ubersetzungsentscheidungen der virtuellen Maschine
beeinflussen.

In Formel 3.6 sind alle programmabhéngigen Groflen auf der linken Seite
zusammengefasst. Die Ubersetzungsentscheidung 1é8t sich daher qualitativ
allein durch Betrachtung der linken Seite nachvollziehen. Zunéchst wird deut-
lich, dafl mit langerer Programmlaufzeit mehr Methoden {ibersetzt werden
konnen, da dem einmaligen Ubersetzungsvorgang eine vielfache Laufzeiter-
sparnis gegeniibersteht. Weiterhin weisen haufig ausgefiihrte Methoden sowie
Methoden mit vielfach wiederholten Schleifen ein hohes Verhéltnis von p zu
Im| auf und sind somit Ubersetzungskandidaten.

3.1.3 Eigenschaften des Compilers

Wihrend im vorigen Abschnitt die Ubersetzungsentscheidung Gegenstand
der Betrachtung war, behandelt dieser Abschnitt das Problem der Wahl des
Optimierungsalgorithmus. Grundsétzlich kann festgestellt werden, daf3 die
Parameter s und ¢ positiv miteinander gekoppelt sind, d.h. effektivere Opti-
mierungen lassen sich im Allgemeinen nur durch Einsatz von mehr Uberset-
zungszeit realisieren. Die Natur dieser Kopplung kann daher fiir unterschiedli-
che Algorithmen differierende Ubersetzungsentscheidungen hervorrufen. Bei-
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spielsweise kann auch ein erheblicher Mehraufwand in der Optimierung durch
einen hohen Laufzeitanteil von ,,Kernmethoden® gerechtfertigt sein. Umge-
kehrt wiegt ein marginaler Geschwindigkeitsvorteil unter Umstdnden nicht
die erforderlichen zeitaufwendigen Programmanalysen auf.

Es gibt folglich keine optimale Wahl der angewandten Compiler-Algorithmen;
statt dessen ist der geeignete Compiler vom Programmprofil abhéngig. Dies
hat zu zwei interessanten Entwicklungen gefiihrt:

e Compiler-Algorithmen mit moglichst giinstigem Kosten-Nutzen-
Verhéltnis kommen verstdrkt zum Einsatz. Beispiele sind Al-
gorithmen zur Registerallokation, die in linearer Zeit arbeiten
[Poletto and Sarkar, 1999]. Dabei lassen sich mit signifikant schnelleren
Algorithmen qualitativ vergleichbare Optimierungsergebnisse erzielen.

e Die bindre Entscheidung zwischen Interpreter und Compiler wird zu-
gunsten von Systemen mit mehreren unterschiedlich stark optimie-
renden Compilern aufgegeben. Diese bieten die Moglichkeit durch die
Verwendung von unterschiedlichen Optimierungsalgorithmen einzelne
Programmteile auf der anscheinend geeignetsten Optimierungsstufe zu
iibersetzen. Je nach Laufzeitverhalten kann eine Methode iiber ver-
schiedene Optimierungsstufen hin , befordert* werden, wenn sich her-
ausstellt, dal sie auch nach moderater Optimierung weiterhin einen
dominierenden Anteil an der Laufzeit einnimmt.

Systeme, die mehrere Compiler einsetzen, sind unter anderem
in der Sun Research VM, der IBM Jalapeno JVM sowie der
Intel Microprocessor Research Lab VM implementiert worden
[Agesen and Detlefs, 1999b, Alpern et al., 2000, Cierniak et al., 2000].
Die Basis-Compiler arbeiten dabei extrem effizient bei akzeptabler Co-
dequalitéit und eignen sich daher als vollstandiger Ersatz fiir den Inter-
preter.

3.1.4 Diskussion

Dynamische Compiler arbeiten mit einem deutlich geringeren Zeitbudget als
statische Compiler. Verzichtet man auf komplexe Optimierungsalgorithmen,
ist die erzielte Leistung unbefriedigend. Setzt man hingegen grofiflichig klas-
sische Optimierungen ein, so ist der Programmstart zu trage und die aufge-
wendetet Zeit wird moglicherweise nicht wieder eingebracht.

Optimierende dynamische Compiler arbeiten daher mit effizienten Algorith-
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men, d.h. unter Beriicksichtigung ihrer Laufzeit, selektiv, d.h. primér auf den
hot spots des Programms und es werden mehrere Compiler unterschiedlicher
Charakteristika eingesetzt.

Modelle fiir die Kosten-Nutzen-Rechnung dynamischer Compiler sind quan-
titativ nur wenig aussagekréaftig; hier liegen allenfalls Heuristiken zur Ent-
scheidungsfindung vor.

3.2 Erhebung von Laufzeitprofilen

Dynamische Optimierungen sind auf Informationen iiber das Laufzeitprofil
angewiesen. Insbesondere drei Entscheidungen miissen unterstiitzt werden:

e Welche Methoden erfordern Optimierung?

e Welche Aufrufkanten sollten durch dedizierte Typpriifungen speziali-
siert werden?

e Welche Aufrufkanten sollten integriert werden?

Welche Informationen miissen also erhoben werden, um genannte Entschei-
dungen treffen zu kénnen, und auf welche Weise ist dies moglich?

Zunéchst lassen sich maf- und stichprobenbasierte Methoden unterscheiden.
Erstere erstellen ein genaues Profil, indem sie jede relevante Programmopera-
tion im Profil festhalten. Dies kann durch Aufrufzéhler und Zeitmessung jeder
Methodenausfithrung geschehen. Die Erhebung von Stichproben (sampling),
verfolgt einen statistischen Ansatz: eine Methode, die sich in p% aller Stich-
proben in Ausfiihrung befindet, wird auch diesen Anteil an der Programm-
laufzeit einnehmen?. Laut [Arnold et al., 2000c] erreichen stichprobenbasier-
te Methoden auch fiir kurzlebige Programme ausreichende Aussagekraft.

GemiB Abschnitt 3.1 stellt der Anteil p einen guten Indikator fiir Uberset-
zungskandidaten dar; Aufrufzihler geben ein ungenaueres Bild, Zeitmessun-
gen erscheinen dagegen relativ aufwendig. Zur Ermittlung der hot spots eines
Programms bieten sich folglich Stichproben an.

Ein Typtest an einer Aufrufstelle eignet sich nur, wenn der Empfanger in der
iiberwiegenden Zahl der Fille den getesteten Typ aufweist. Um einen geeigne-
ten Kandidaten zu ermitteln, muf also die Verteilung der Empféngertypen

2Dies ist natiirlich unter Beriicksichtigung von blockierten oder wartenden Threads zu
sehen.
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an einer Aufrufstelle erhoben werden. Auch dies ist mit direkter Messung
moglich: an die Aufrufstelle wird ein Aufrufzéhler eingebettet, der die Vor-
kommen einer kleine Anzahl von Empfingertypen zéhlt. Geschieht dies durch
direkte Einbettung einer kaskadierten Testsequenz in den Code, so wird als
Nebeneffekt bereits eine Beschleunigung des Aufrufs erzielt. Der auf diese
Weise realisierte polymorphic inline cache(PIC) [Holzle et al., 1991] dient al-
so gleichzeitig der Optimierung als auch der Profilerstellung.

Die Erhebung von Typverteilungen auf statistischem Wege gestaltet sich
komplizierter: beim mehrfacher Beobachtung desselben (Aufrufer, Ziel)-
Paares ist nicht einfach entscheidbar, ob es sich um unterschiedliche Aufrufe
handelt, oder ob dieselbe — langlebige — Aktivierung beobachtet wurde.
Aus diesem Grund kann nur ein Instruktionszeiger, der im Prolog der Ziel-
methode erhoben wird, als Indiz fiir eine neuerliche Aktivierung betrachtet
werden; der Prolog wird mit ausreichender Wahrscheinlichkeit innerhalb des
Stichproben-Intervalls linear durchlaufen und kann somit nicht zweimal er-
hoben werden. Es besteht nunmehr allerdings die Gefahr, dafi die kurzen
Methodenprologe zu klein sind, um in ausreichendem Mafle stichprobenre-
levant getestet werden zu koénnen. In diesem Zusammenhang erweist sich
eine vom Programmpunkt abhéngige Unterbrechungsstrategie wie die der
Jalapeno-VM (siehe 5.3.1) von Vorteil. Stichproben werden hier nédmlich je-
weils an Unterbrechungspunkten (s. Abschnitt 2.3.4 und 5.3) entnommen.
Da Threads ausschliefllich in Methodenprologen und an Riickwértsspriingen
in Schleifen unterbrochen werden, erhoht dies die statistische Aussagekraft
der Aufrufverteilungen in erheblichem Mafe.

Nach Untersuchungen von [Arnold et al., 2000a] arbeiten Heuristiken zur
Methodenintegration am erfolgreichsten, wenn das Aufrufprofil Aufrufe nach
ihrem Aufrufer aufschliisselt. An unterschiedlichen Aufruforten ist die Inte-
gration einer bestimmten Methode mehr oder weniger sinnvoll; die Profilda-
ten helfen hier, Integrationskandidaten gegeneinander abzuwégen.

Mehrere virtuelle Maschinen arbeiten mit profilgesteuerten Optimierun-
gen. Die Self-VM [Sun Microsystems, 2000b] enthéilt Methodenzéhler und
polymorphic inline caches, die vom optimierenden Compiler ausgewer-
tet werden. Die Jalapeno-VM enthélt eine Profildatenbank, die durch
regelméfliige Stichproben an Unterbrechungspunkten gefiillt wird. Swift
[Scales et al., 2000], der optimierende Compiler der virtuellen Java-Maschine
fiir die Alpha-Architektur von Compaq, bedient sich der Profil-Infrastruktur
DCPI [Anderson et al., 1997], die vom Betriebssystem und dem Prozessor
zur Verfiigung gestellt werden.
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3.3 Deoptimierung

Der dominante Anwendungsfall eines Algorithmus eignet sich hdufig beson-
ders fiir Optimierungen. Dies ist unter Umstdnden mit hoheren Kosten fiir
die selten ausgefiihrten Spezialfille verbunden. Dieser Ansatz lasst sich soweit
verfolgen, daf} ein Algorithmus allein fiir den fast path iibersetzt und opti-
miert wird. Um inkorrekte Ergebnisse im Spezialfall zu verhindern, muf3 die-
ser erkannt werden und die bereits angewandten Optimierungen riickgédngig
gemacht werden. Diese Technik ist in mehreren Kontexten gebrauchlich:

e Fehlersuche: wiahrend durch Optimierungen wie constant propagation
Variablen ganz eliminiert werden kénnen, muf im Debugger die Ande-
rung dieser Variable den erwarteten Effekt auslosen; sie ist nicht mehr
konstant.

e Methodenaufrufe: existiert zum Zeitpunkt der Ubersetzung nur eine
Implementierung der gerufenen Methode im System, so kann diese sta-
tisch gebunden oder integriert werden (siehe auch 3.4.1). Wird zu ei-
nem spéateren Zeitpunkt eine weitere Implementierung in das System
gebracht, so muf} die aufrufende Methode deoptimiert werden.

e Ausnahmebehandlung: wie erlautert, behindert die Vielzahl von mogli-
chen ausnahmeauslésenden Operationen in Java in Verbindung mit
préziser Ausnahmebehandlung die Optimierung in erheblichem Mafe.
Dieser Effekt 148t sich mildern, indem die entsprechenden Kontrollflu3-
kanten bei der Optimierung zunéchst ignoriert werden. Im — per de-
finitionem seltenen — Ausnahmefall miissen die Optimierungen unter
Umstdnden kompensiert werden, um die prézise Exception-Definition
zu erfiillen.

Zwei Techniken im Zusammenhang mit Deoptimierung seien im folgenden
dargestellt: on-stack replacement und Optimierung der Ausnahmebehand-
lung.

3.3.1 On-Stack Replacement

Methodenintegration ist ein wichtige Technik zur Optimierung von Metho-
denaufrufen. Dabei werden teilweise monomorphe Aufrufstellen integriert,
die durch spateres dynamisches Laden neuen Programmcodes nicht lénger
eine eindeutige Zielmethode besitzen. Es muf also sichergestellt werden, daf3
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int dogs(Animal[] animals) {
int dogs = O;
for(int i = 0; i < animals.length; i++) {
Animal a = animals[i];
if (a.isDog()) dogs++;
}

return dogs;

}

Abbildung 3.1: OSR-Beispiel

int dogs(Animal[] animals) {
<null-check> animals;
for(int i = 0; i < animals.length; i++) {
Animal a = animals[i];
<null-check> a;

by

return O;

}

Abbildung 3.2: Optimierter Code

der optimierte Aufruf nicht mit einem Exemplar der neu geladenen Klasse
als Empfanger ausgefiihrt wird.

Ein Teil der Losung besteht darin, bereits zur Ladezeit die betroffene Me-
thode neu zu iibersetzen, bzw. als interpretiert zu markieren, und in ihrer
Klasse neu zu installieren. Erst dann kénnen Exemplare der neuen Klasse er-
zeugt werden. Dieses Vorgehen 148t allerdings ein Problem unberiicksichtigt:
es konnen weiterhin Aktivierungen der alten, optimierten Methode existieren.
Diese konnten ein Exemplar der neuen Klasse erreichen und mit diesem den
bereits ungiiltigen Code ausfithren. Es gilt also, auch die Aktivierungen der
ungiiltigen Methode zu ersetzen. Dazu muf} eine Zuordnung der Stack- und
Registerinhalte der optimierten Methode zu den Variablen der Quellmethode
erfolgen. Aufgrund von Platzerwédgungen sind solche Zuordnungsstrukturen
nicht fiir jede Instruktion, sondern nur an dedizierten Punkten, typischerwei-
se Methodenprologe und Riickwértsspriinge, zur Verfiigung zu stellen.

Ein Beispiel erldutert die Problematik. Gegeben sei folgende Methode
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//> a
a " [
i dogs = 0

ani mal s » ani nal s
this » this

Abbildung 3.3: On-Stack Replacement

dogs(3.1), die aus einer Sammlung von Tieren die Zahl der Hunde ermittelt.
Da zum Ubersetzungszeitpunkt nur die Tier-Klasse Cat mit Cat: : isDog() =
false geladen ist, kann der Compiler wie in Abbildung 3.2 optimieren. Insbe-
sondere die lokale Variable dogs ist im optimierten Rahmen nicht vorhanden,
so daf} eine Aktivierung von dogs im optimierten Fall um eine lokale Variable
kleiner ist als ihre Ersatzaktivierung. Wird nun eine Klasse Dog hinzugeladen,
und wird ein Exemplar in das Array animals gespeichert, wiahrend eine Ak-
tivierung von dogs in einem anderen Thread ausgefiihrt wird, so muf$ dieser
Thread suspendiert und sein Laufzeit-Stack entsprechend angepasst werden
(Abbildung 3.3). Ein Rahmen einer optimierten Methode kann aufgrund von
Methodenintegration dabei sogar mehreren unoptimierten Rahmen entspre-
chen.

On-stack replacement ist ein sehr komplexes Verfahren, da Laufzeit-Stacks
manipuliert werden und eine Riickwértsabbildung von optimiertem Code auf
die Programmgrofen implementiert werden mufl. Aus diesem Grunde schla-
gen [Agesen and Detlefs, 1999a] eine Einschrankung fiir ungeschiitztes Inli-
ning vor: kann bewiesen werden, dafl der fragliche Empfinger des integrier-
ten Aufrufs vor Aktivierung der aufrufenden Methode bereits existierte, so
wird diese Aktivierung auch durch das Laden neuer Klassen nicht ungiiltig
gemacht. Die Methode mufl zwar neu iibersetzt werden, laufende Aktivierun-
gen koénnen jedoch intakt bleiben. Im obigen Beispiel wird der Empfanger aus
einer externen Struktur entnommen; in diesem Fall wiirde die vorgeschlagene
Vereinfachung daher nicht zutreffen.

On-stack replacement wird in der SELF-VM unter anderem zum Debug-
ging verwendet [Holzle et al., 1992]. Die HotSpot-VM deoptimiert Methoden,
deren Voraussetzungen zur Methodenintegration invalidiert wurden, durch

OSR.
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‘ test p !'= null ‘

getfield p.x —_— ‘if not: throw exception‘

‘ | oad p. x ‘

Abbildung 3.4: Laufzeittests

3.3.2 Ausnahmebehandlung

Das Umordnen von Programmstiicken ist ein wichtiges Verfahren zur Opti-
mierung. Durch die Forderung nach préziser Ausnahmebehandlung (s. Ab-
schnitt 2.1.2) im Zusammenhang mit vielen laufzeitgepriiften Operationen
verhindert die Java-Spezifikation diese Option. Akzeptiert man jedoch fiir
den Ausnahmefall eine langsamere Ausfithrung, gewinnt man einen Teil der
moglichen Optimierungen zuriick. Der hier vorgestellte Algorithmus geht auf
[Gupta et al., 2000] zuriick.

Die Grundidee ist dabei die folgende: die betroffenen Operationen (beispiels-
weise getfield p.x) werden fiir die interne Compiler-Reprisentation aufge-
schliisselt. Sie bestehen aus drei Teilen (siche Abbildung 3.4): ein Teil priift,
ob die Ausnahmebedingung vorliegt (p == null), einer besteht aus der Aus-
nahme selbst (throw new NullPointerException()) und einer aus dem ei-
gentlichen Kern der Operation (load p.x)3. Diese Teilstiicke kénnen vom
Optimierer daraufhin freier umgeordnet werden; nur Operationen, die global
sichtbare Seiteneffekte hervorrufen, diirfen natiirlich nicht vor vorhergehende
Ausnahmepriifungen bewegt werden.

Der so erzeugte Code weist zwei Abweichungen von der prizisen Ausnahme-
definition auf:

e Es kann der falsche Typ von Ausnahme ausgelost werden

e Aktionen, die im Programm vor einer Ausnahmeoperation liegen, sind
noch nicht ausgefiihrt

Es mufl daher zusétzlicher Kompensations-Code erzeugt werden, der diese
Abweichungen bereinigt. Dieser weist dem Grunde nach die gleiche Struktur
wie der optimierte Code auf, es bestehen jedoch die folgenden Unterschiede:

3Im aktuellen Maschinencode fallen diese Teile teilweise wieder zusammen, z.B. wenn
der Test implizit beim Speicherzugriff durch Hardware-Mechanismen implementiert ist.
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e die Stellen, an denen Ausnahmen ausgelost werden, setzen nur entspre-
chende Flags. Die eigentliche Ausnahme wird bei der Operation selbst
ausgelost.

e Operationen, die vor andere bewegt wurden, diirfen nur ausgefiihrt wer-
den, wenn deren Ausnahme-Flag nicht gesetzt ist.

Wird eine Ausnahme ausgelost, so findet ein Kontrolltransfer an die ent-
sprechende Stelle im Kompensations-Code statt, der den Algorithmus auf
korrekte Weise zuende fiihrt.

Ein Beispiel verdeutlicht das Vorgehen fiir den Ausdruck p.x = al[i]
(Abbildung 3.5): angenommen, der Null-Test der Referenz p und der
Array-Index-Test sind vom Compiler vertauscht worden. Wird nun ei-
ne NullPointerException durch Test (2) ausgelost, so mufl der Kom-
pensationscode noch den Array-Test nachvollziehen und u.U. die korrekte
ArrayIndexOutOfBoundsException ausldsen.

Die Generierung des Kompensationscode verdoppelt den Platzbedarf der Me-
thode. Es wire daher von Vorteil, diesen bei Bedarf vom dynamischen Com-
piler erzeugen zu lassen. Ausnahmen sollten daher nicht zur Kontrollfluf3-
steuerung eingesetzt werden, sondern fiir den Ausnahmefall reserviert sein.

3.3.3 Zusammenfassung

Beriicksichtigt man bei der Codeerzeugung alle moglichen Programmabléufe,
so erzielt man unter Umsténden nicht zufriedenstellende Programmlaufzei-
ten ein. Deoptimierung erlaubt es, den Algorithmus auf den haufigen Fall
einzuschranken und dadurch gezielter zu optimieren. Tritt der Ausnahmefall
ein, wird z.B. eine neue Klasse geladen oder tritt ein Laufzeitfehler auf, so
kann dynamisch darauf reagiert werden — die damit verbundenen Kosten
werden durch den zuvor erzielten Gewinn ausgeglichen.

3.4 Globale Analyseverfahren

Alle bis hierher geschilderten Compiler-Optimierungen arbeiten nur im Kon-
text der aktuell compilierten Methode und — im Falle der Methodeninte-
gration — ihrer direkten Kinder. Es existieren aber auch Optimierungen, die
mit den auf dieser Ebene gewonnenen Informationen nicht ausgefiihrt werden
konnen.
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try:
trap if a == ; (1) NullPointerException
r0 = load a.length ; Array-Lange
trap if p == ; (2) NullPointerException
trap if r0 <= i ; (3) ArrayIndexOutOfBoundsException
i=1<2 ; index in Bytes umrechnen
rl = load a, i ; Array lesen
store p.x rl ; Feld schreiben

catch: ; Kompensationscode
if (source == 1) exl=true, goto exl
if (source == 2) ex2=true, goto ex2
if (source == 3) ex3=true, goto ex3

; modifizierte Kopie von oben

if (a==0) exl=true ; Test (1)
exl:
if(lex1) {
r0 = load a.length
+
if(p == 0) ex2=true ; Test (2)
ex2:
if(lex1) {
if(r0 <= i) ex3=true ; Test (3)
ex3:
if(lex2) {
i<k=2

if (ex2) throw new NullPointerException()
if (ex3) throw new ArrayIndexOutOfBoundsException()
rl = load a, i
}
}

if (ex1) throw new NullPointerException()
store p.x, rl

Abbildung 3.5: Generierter Code fiir p.x = ali]
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Soll beispielsweise bestimmt werden, ob ein dynamischer Methodenaufruf
einer Methode m in der Klasse C in einen statischen Methodenaufruf umge-
wandelt werden kann, so miissen zur Analyse alle Subklassen von C herange-
zogen werden. Oder soll bestimmt werden, ob ein in der Methode m erzeugtes
Objekt auf dem Stack alloziert werden kann, da seine Lebenszeit durch die
Ausfithrung von m begrenzt ist, so miissen alle von m potentiell gerufenen
Methoden analysiert werden.

Viele fortgeschrittene Optimierungen erfordern daher ein globales Wissen,
d.h., sie sind auf die Kenntnis des gesamten Klassenbaums oder zumindest
eines Teilbaumes angewiesen. Diese sogenannten ,, whole program optimiza-
tions“ werden iiblicherweise als zu aufwendig erachtet und daher nicht einge-
setzt. Besoders in der dynamischen Umgebung einer Java-Maschine, wo erst
zur Laufzeit kompiliert wird und wo durch Laden neuer Klassen einmal ge-
machte Annahmen invalidiert werden kénnen, scheint eine globale Analyse zu
teuer zu sein. Da man sich hier jedoch ein grofles Potential bei der Optimie-
rung objektorientierte Programme verspricht, findet eine aktive Forschung
zur Entwicklung effizienterer Algorithmen zur globalen Analyse statt.

Im den folgenden Abschnitten sollen 2 Arten globaler Analyseverfahren vor-
gestellt werden: class hierarchy analysis (Abschnitt 3.4.1) analysiert die Klas-
senhierarchie mit dem Ziel, dynamische durch statische Methodenaufrufe zu
ersetzen. Die in Abschnitt 3.4.2 dargestellte escape analysis priift, ob ein
erzeugtes Objekt der erzeugenden Methode bzw. dem erzeugenden Thread
yentfliehen® kann. Ist dies nicht der Fall, so kann das ensprechende Objekt
auf dem Stack alloziert werden bzw. dieses Objekt betreffende Synchronisa-
tionsoperationen kénnen unterlassen werden.

3.4.1 Class Hierarchy Analysis

Wie bereits in Abschnitt 2.1.2 beschrieben, stellt der dynamische Methoden-
aufruf ein grofles Problem bei der Optimierung von Java-Programmen dar.
Als Beispiel sei der folgende Aufruf auf der in Abbildung 3.6 dargestellten
Klassenhierarchie angenommen. In Verlauf der Methode y in der Klasse X
findet eine dynamischer Aufruf der Methode m an dem Empfangerobjekt c
statt.

public class X extends Object{
public void y(C c){

c.m(Q);



KAPITEL 3. TECHNIKEN ZUR PROGRAMMAUSFUHRUNG 60

Abbildung 3.6: Beispiel einer Klassenhierarchie

b
+

Ohne globale Analysen kann der Aufruf von m nur mit einer Sicherungs-
instruktion (guard) in einen statischen Aufruf gewandelt werden, da einen
Subklasse von C die aus A geerbte Implementierung iiberschreiben konnte.
Es konnte also lediglich der folgende Umstellung des Codes vorgenommen
werden.

public class X extends Object{
public void y(C c¢){

if(c.class == C) // guard
c.A::m(Q); // perform static call

else // if class test fails
c.class.dispatch(m); // perform dynamic dispatch

// on receiver

b
+

Die Auswirkung dieser Mafinahme auf die Performance hiangt von der Auf-
rufhdufigkeit von y mit einer Instanz von C als Empfanger ab — vor einer
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solchen Optimierung sollte also eine Erhebung von Laufzeitprofilen erfolgt
sein.

Hat der Optimierer jedoch Kenntnis von allen Subklassen von C, so kann
der dynamische Aufruf von m direkt in einen statischen Aufruf von A::m
ohne guard gewandelt werden, da keine der geladenen Klassen Subklassen
von C (D und E) diese Methode tiberschreibt. Fiir jeden Aufruf von X: :y muf
also A: :m aufgerufen werden. Der Optimierer kann demnach den folgenden
Code produzieren:

public class X extends Object{
public void y(C c){

c.A::m(); // perform static call w/o guard

Dieser Optimierung kann jetzt eine Integration der Methode A::m in den
Methodenkorper von y folgen.

Die im Beispiel dargestellte Optimierung ist nur aufgrund der statischen,
klassenbasierten Typisierung Javas moglich. Erst durch die Information {iber
die Klassen des Parameters ¢ wird klar, welche Methode gerufen werden soll.
Sowohl in dynamisch typisierten Systemen (z.B. Smalltalk), als auch in sta-
tisch typisierten Systemen mit struktureller Subtypisierung (z.B. Tycoon-2
[Ernst, 1998]) ist die Moglichkeit der Optimierung durch globale Klassenana-
lysen stérker beschréankt.

Optimierung aufgrund von globalen Analysen der Klassenhierarchie findet —
zumindest in moderater Form — in praktisch jeder Java-Maschine mit opti-
mierendem Compiler statt. [Dean, 1996] hat diese Form der Analyse bereits
1996 als class hierarchy analysis formalisiert und eine Implementierung fiir
den Vortex-Compiler beschrieben.

3.4.2 Escape Analysis

Da Java die nebenldufige Programmausfithrung in mehreren Threads un-
terstiitzt, miissen Datenstrukturen, die von mehrern Threads nebenlaufig
verwendet werden konnen, in kritischen Abschnitten durch Synchronisation
geschiitzt werden. Dies ist der Grund, weshalb beispielsweise die Java-Klasse
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java.util.Vector mit Hilfe von Sychronisationen threadsicher implemen-
tiert wurde.

Jedoch ist nicht jede Verwendung von java.util.Vector eine Ne-
benldufige, wie aus dem in Abbildung 3.7 dargestellte Beispiel aus
[Whaley and Rinard, 1999 ersichtlich wird. Es zeigt, wie durch globale Ana-
lyse thread-lokale Objekte identifiziert werden; dies sind Objekte, die nur von
einem Thread erreichbar sind. Auf derartigen Objekten kann einen Synchro-
nisation entfallen, da Konflikte durch nebenldufigen Zugriff ausgeschlossen
sind.

1: public class Server extends Thread{

2 Serversocket Serversocket;

3 Int Duplicateconnections;

4:

5: Server (Serversocket S){

6: Serversocket = S;

7 Duplicateconnections = 0;

8 }

9: public void run(){

10: try {

11: Vector connectorlList = new Vector();

12: while(true){

13: Socket clientSocket = serverSocket.accept();
14: new ServerHelper(clientSocket).start();
15: InetAddress addr = clientSocket.getInetAddress();
16: if (connectorList.index0f (addr) < 0)

17: connectorList.addElement (addr) ;

18: else

19: duplicateConnections++;
20: 3
21: } catch (IOException e) {}
22: }

23: }

Abbildung 3.7: Beispiel eines einfache Servers

Im Beispiel wird ein einfacher Server implementiert, der eingehende Ver-
bindungen auf einer ServerSocket annimmt. Fiir jede neue Verbindung
wird in Zeile 14 ein neuer ServerHelper-Thread erzeugt und gestartet.
Danach wird durch Suche in dem Vector connectorList gepriift, ob be-
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reits eine Verbindung zu dem neuen Client besteht und ggf. die Variable
duplicateConnections erhoht.

Durch Analyse der geschilderten Methode Server::run und der bei-
den Methoden Vector::index0f und Vector::addElement, die mit dem
Empfinger connectorList aufgerufen werden, kann der Optimierer be-
weisen, dafl ein in connectorList gespeichertes Objekt dem erzeugenden
Thread nicht entflichen kann — es also nicht thread escaping ist. Dies bedeu-
tet, dafl unter keinen Umstédnden ein anderer Thread als der erzeugende eine
Referenz auf das von connectorList referenzierte Objekt erhalten kann.

Das Beispiel illustriert noch eine weitere FEigenschaft: Normalerweise werden
in Java nur Exemplare der Basisdatentypen (int, long, boolean, etc.) auf
den Stack alloziert, wéhrend alle Objekte (d.h. Instanzen einer Java-Klasse)
generell auf dem Heap angelegt werden. Dadurch kénnen Refenzen auf Ob-
jekte, die innerhalb einer Methode angelegt wurden, in globalen Variablen
abgelegt werden, wodurch sie weiterhin erreichbar und lebendig bleiben.

Wenn ein Objekt jedoch nicht den Aufruf der Methode iiberlebt, in der es
erzeugt wurde, d.h. es von keiner Root im System erreichbar ist, nachdem
die Ausfithrung der Methode beendet wurde, so kénnte dieses Objekt auch
im Stackframe des entsprechenden Methodenaufrufes angeleget werden.

Dies kann von Vorteil sein, da in der Regel selbst bei sogenannter ,,schneller*
Heap-Allokation (s. Abschnitt 4.1) eine reine Stack-Allokation performanter
als die Heap-Allocation in einem von einem vom Garbage Collector kontrol-
lierten Heap ist. Dies liegt zum einen darin begriindet, dal bei einer Heap-
Allokation, zumindest gelegentlich, eine Synchronisation iiber das Heap-Lock
erfolgen muf}; zum anderen muf seltener eine Garbage Collection ausgefiihrt
werden, wenn weniger Objekte auf dem Heap angelegt werden. Dabei mufl
allerdings ein iibermafliges Wachsen des Stacks vermieden werden, weshalb
eine Stack-Allokation innerhalb einer Schleife iiblicherweise vermieden wird.

Wie oben kann auch hier durch Analyse der genannten Methoden
Server: :run, Vector::index0f und Vector::addElement bewiesen wer-
den, dafl die Lebensdauer eines in connectorList gespeicherten Objektes
durch die Ausfithrung der erzeugenden Methode begrenzt ist — es also nicht
method escaping ist.

Der Optimierer konnte also die Methode Server: :run folgendermaflen mo-
difizieren:

1. Obwohl die Methoden Vector: : index0f und Vector: :addElement als
synchronized deklariert sind, kann jegliche Synchronization an dem
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von connectorList referenzierten Objekt unterlassen werden.

2. Das in Zeile 11 erzeugte Objekt, das der Variablen connectorList
zugewiesen wird, kann auf dem Stack im Rahmen des aktuellen Me-
thodeaufrufes alloziert werden, da es mit Verlassen der Methode
Server: :run unerreichbar wird.

Nun stellt sich die Frage, wie eine Analyse vorzugehen hat, um zu beweisen,
daB ein bestimmtes Objekt o von keinem anderen Threads als dem erzeugen-
den erreichbar wird. Prizipiell mufl bewiesen werden, daf o:

e niemals mit dem Bytecode putstatic einer Klassenvariablen zugewie-
sen wird.

e niemals mit dem Bytecode putfield oder aastore einem Objektfeld
zugewiesen wurde dessen Besitzer dem Thread entflieht.

Soll o auf den Stack alloziert werden so muf3 zusétzlich bewiesen werden,
dafl es nicht durch den Bytecode areturn den Bereich seiner erzeugenden
Methode verlafit.

Es existieren mittlerweile eine grofie Zahl von Implementierungen einer escape
analysis fiir Java [Blanchet, 1999, Bogda and Hélzle, 1999, Choi et al., 1999,
Whaley and Rinard, 1999]. Sie alle fiihren eine intraprozedurale kontext-
insensitive DatenfluBanalyse [Muchnick, 1997] durch, deren Ergebnis in kom-
pakter Form fiir eine interprozedurale Analyse verwendet wird. Dabei werden
im Falle von Rekursionen in der Regel konservative Annahmen gemacht, um
eine akzeptabele Performance zu erhalten. Alle genannten Implementierun-
gen verwenden einen statischen Compiler und erreichen damit eine Perfor-
manceverbesserung des ausgefiihrten Java-Programmes von 7 bis 40 %.

Wie bereits angedeutet, stellt die Komplexitéit des Algorithmus bei allen glo-
balen Analysen ein entscheidendes Problem dar. Bei Verwendung des ersten
veroffentlichten Algorithmus zur escape analysis [Park and Goldberg, 1992]
stieg der Zeitaufwand exponentiell mit der Grofle des analysierten Pro-
gramms.

Es kann davon ausgegangen werden, dafl alle der oben genannte Algorith-
men fiir Java in polynomieller Zeit arbeiten, Ergebnisse einer Komplexitéts-
analyse und Performanzmessung des Algorithmus werden allerdings nur von
[Blanchet, 1999] genannt. Der Zeitaufwand fiir die Analyse eines Programms
steigt demnach maximal quadratisch mit seiner Grofie — in der Praxis wurde
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aber nur ein lineares Wachtum festgestellt. Dabei wurde die Kompilationszeit
im Mittel um 34% erhoht. Diese Zahlen lassen eine Integration einer escape
analysis in einen dynamischen Compiler méglich erscheinen.

3.4.3 Diskussion

Globale Analysen erméglichen gute Optimierungen, selbst wenn im analysier-
ten Programm verstiarkt das Mittel der Datenabstraktion angewendet wird.
Gerade in Java werden Interfaces héufig nur von einer Klasse im System
implementiert, da viele Standards in Form von Java-Interfaces beschrieben
werden. Diese werden dann von verschiedenen Herstellern konkret implemen-
tiert, wobei aber {iblicherweise in einer VM nur eine Implementierung zum
Einsatz kommt. Z.B. wird in einer Instanz eines Java-Programms in der Regel
lediglich eine Implementierung des JDBC*-Interfaces geladen werden, da ei-
ne Anwendung iiblicherweise nur mit einer Datenbank kommuniziert. Durch
eine globale Analyse der Klassenhierarchie kann der Optimierer beweisen,
dafl alle Aufrufe, die typstatisch an das JDBC-Interface gerichtet sind, die
einzige Implementierung aufrufen miissen. Solange ein Interface von nur ei-
ner Klasse implementiert wird, entsteht durch diese zusétzliche Abstraktion
also keine Verschlechterung der Performanz.

Allerdings mufl bei allen globalen Analysen die Komplexitit des gewéhl-
ten Algorithmus wegen der Grofle der Eingangsdaten besonders kritisch be-
trachtet werden. Ein Algorithmus der auf realen Daten mit quadratischer
Komplexitat arbeitet, kann hier als prinzipiell unbrauchbar eingestuft wer-
den. Besonders bei der Verwendung eines dynamischen Compilers, wo sich
die aufgewendete Ubersetzungszeit amortisieren mufl, kommen nur Algorith-
men in Frage, die, zumindest in der Praxis, ein lineares Verhalten zeigen.
Algorithmen, die eine kontextsensitive Datenflufanalyse ausfithren schei-
den daher aufgrund ihrer zu hohen Komplexitdt fiir globale Analysen aus
[Grove et al., 1997].

Ein anderer Punkt, der im Zusammenhang von globalen Analysen und dem
in Java praktizierten dynamischen Laden von Klassen auftritt, ist die Deop-
timierung. Wird im o.g. Beispiel eine neue Subklasse von C in das System
geladen, so muf} die gemachte Annahme , keine Subklasse von C iiberschreibt
m“ {iberpriift werden. Sollte sie nicht mehr gegeben sein, so mufl eine Deop-
timierung (siche Abschnitt 3.3) von X: :y stattfinden.

4Java Database Connectivity
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Abbildung 3.8: Die drei Hauptkomponenten aus Sicht des dynamischen Com-
pilers

3.5 Zusammenfassung

Abbildung 3.8 zeigt die in Kapitel 2 eingefiihrte Grafik der 3 Hauptkompo-
nente virtueller Maschinen, wobei hier einige Techniken und Aufgaben des
dynamischen Compilers annotiert wurden.

Viele der erwdhnten Techniken zdhlen bereits zum Standardrepertoire einer
modernen virtuellen Maschine. Inlining und inline caching sind bereits seit
langem bekannt und sind in vielen Implementierungen realisiert. Dynamische
Profile werden prinzipiell von jeder Maschine erhoben, die iiber einen dyna-
mischen Compiler verfiigt — diese beschréanken sich jedoch haufig auf einfache
Aufrufzéhler.

Dabei ist eine leistungsfihige dynamische Profilgewinnung eine Schliissel-
funktionalitdt, die es dem dynamischen Compiler erlaubt, effizienteren Co-
de zu erzeugen, als der statische. So ist es der der IBM Production-VM
erstmals gelungen, mit dynamischer Compiler-Technologie den 1. Platz der
Volano-Benchmarks [Volano, 2000] zu belegen und damit TowerJ als stati-
schen Compiler zu verdréngen.

Die class hierarchy analysis stellt eine weitere fortgeschritten Technik dar, die
im Zusammenhang mit Optimierungen wie dem Umwandeln von dynamische
in statische Aufrufe und der Methodenintegration ohne Sicherungsinstruktion
die Moglichkeit der Deoptimierung erforderlich macht.
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Wie gezeigt wurde, ist die Technik der Deoptimierung zwar prinzipiell ver-
standen, sie trigt jedoch erheblich zu der Komplexitédt eines dynamischen
Compilers bei. [Agesen and Detlefs, 1999a] berichten, dafl eine grofler Teil
der Komplexitiat des SELF-Systems auf Deoptimierung und Reoptimierung
zuriirckzufiihren ist.

Eine Technik, der in diesem Kapitel nur wenig Aufmerksamkeit geschenkt
wurde, ist die Interpretation von Code. Zwar verfiigen auch viele moderne
Maschinen noch iiber einen Interpreter, Wie in Anhang A ersichtlich wird,
zeichnet sich jedoch ein deutlicher Trend zu Systemen mit mehreren Compi-
lern ab. Dabei kommt ein schneller, wenig optimierender Compiler an Stelle
eines Interpreters zu Einsatz. Der so erzeugte Code, kann schneller ausgefiihrt
werden als interpretierter Code, so daf} sich der erhohte Zeitaufwand fiir die
Kompilation sehr schnell amortisiert.

Zu den Bereichen, in denen in der nichsten Zeit noch erhebliche Fortschritte
zu erwarten sind, zéhlen die globalen Analysen. Eine weitreichende escape
analysis ist bisher in keinem Produktionssystem zu finden. Algorithmen, die
eine schnelle call graph construction ermoglichen, werden erforscht.

Weiterhin steigt durch die Eliminierung des Interpreters die Nachfrage nach
schnellen Compiler-Algorithmen. Ein Beispiel stellt die linear register alloca-
tion dar, welche die mit quadratischer Komplexitét arbeitenden graph colo-
ring register allocation ersetzt. Der erzeugte Code ist in der Ausfithrung nur
wenig langsamer, der Algorithmus aber erheblich schneller als der des kom-
plexeren Pendants. Hier sind noch weitere schnelle Techniken zu erwarten,
die ,suboptimalen® Code generieren.
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,Kick Butt; Have Fun; Eat Lunch;
Pick up the Garbage!*

Sun’s Java Technology
Research Group

In folgenden Kapitel werden verschiedene Techniken vorgestellt, die bei der
Implementierung der Speicherverwaltung von Relevanz sind. Dabei wird
iiberpriift, welche der aktuell verwendeten Techniken als gut erforscht be-
zeichnet werden konnen, und welche noch erforscht werden bzw. welche Ent-
wicklungen in den néchsten Jahren zu erwarten sind.

Dazu wird in Abschnitt 4.1 die Implementierung eines schnellen Allokati-
onsverfahrens auf Basis kompaktierender Garbage Collection beschrieben.
Die notigen Schnittstellen zum Compiler und dem Thread-System aufgezeigt
werden.

In Abschnitt 4.2 wird die Implementierung von Exaktheit in einer interpretie-
renden Java-Maschine beschrieben. Hier zeigen sich die Komplexitét exakter
Garbage Collection ohne Markierung und eine eklatante Schwéche in der
aktuellen Java-Bytecode-Spezifikation. Weiterhin wird klar, welche Informa-
tionen der Compiler fiir exakte Garbage Collection bereitstellen muSf.

Im folgenden Abschnitt 4.3 wird die Methode der generationalen Garbage

68
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Collection beschrieben, die in praktisch jeder modernen virtuellen Maschi-
ne angewendet wird. Auch hier zeigt sich, daf§ die Garbage Collection eng
mit dem Compiler zusammenarbeiten mufl; um die Zuweisung von Zeigern
zwischen den Generationen zu protokollieren. Daraufhin werden in den Ab-
schnitten 4.4 und 4.5 Techniken zur Implementierung von inkrementellen,
nebenlaufigen sowie effizienten multiprozessorfahigen Collectoren dargestellt.

Abschnitt 4.6 dient der Zusammenfassung und Bewertung der geschilderten
Techniken.

4.1 Allokation und Objektreprisentation

Sowohl in objektorientierten als auch in funktionalen Sprachen wer-
den Heapobjekte {iiblicherweise mit einer sehr hohen Frequenz angelegt.
[Appel, 1989b] nennt fir SML/NJ, eine Implementierung der funktionalen
Sprache ML, eine durchschnittliche Rate von einem Speicherwort pro 30 As-
semblerinstruktionen bzw. eine Allokation alle 90 Instruktionen — die Opti-
mierung der Allokationsroutine erscheint also lohnend. Wird ein Algorithmus
verwendet, der unterschiedliche Segmente verwendet (z.B. ein generationa-
ler Algorithmus), so ist zwischen Allokation in der jiingsten und den Zlteren
Generationen zu unterscheiden. Die o.g. Allokationsfrequenzen treten nur in
der jiingsten Generation auf, weshalb nur diese hier betrachtet wird.

Ein wichtiges Entwurfsziel ist es, den hiufig gewahlten Pfad der Allokation so
kompakt zu implementieren, dafi der betreffende Code vom Compiler direkt
im Code (inline) eingesetzt werden kann. Weiterhin sollten nur wenige In-
struktionen ausgefiihrt werden miissen, der betreffende Code sollte also keine
Schleifen enthalten. Es sind daher Algorithmen vorzuziehen, die den Speicher
aus einem linearen Bereich beziehen, d.h. kompaktierende Algorithmen. Va-
rianten, die bei variabler Objektgrofle und hoher Allokationsfrequenz eine
Freispeicherliste verwenden, sind nicht konkurrenzfdhig, da diese nach einem
Bereich passender Grofie durchsucht werden muf3t. Bei einem generationalen
Algorithmus kann dies fiir dltere Generationen jedoch durchaus gerechtfertigt
sein, da Speicher hier mit deutlich geringerer Frequenz angelegt wird.

Bei Verwendung eines Algorithmus, dem ein linearer Bereich zur Verfiing
steht, kann die Allokation folgendermaflen dargestellt werden: der Speicher
wird von ,,unten nach oben“ vergeben, d.h. free wird bei jeder Allokation

'Eine eigene Liste fiir jede verwendete Objektgréfie fiihrt zu einen erheblich
hoheren Speicher- und Synchronisierungsbedarf. Genaueres hierzu findet sich bei
[Huelsbergen and Winterbottom, 1998]



KAPITEL 4. IMPLEMENTIERUNG DER SPEICHERVERWALTUNG 70

! %gl = free, %g2 = Freispeichergrenze
! %10 = n, %11 = Objektkopf
add  %gl,%i0,%gl | erhdhe free
cmp  %hg2,%gl ! Vergleich mit Freispeichergrenze
bg,pn slow_path ! wenn fehlgeschlagen, rufe Garbage
[
[
[

Collection
nop delay slot

st %11, [hgl] schreibe Metadaten in das neue Objekt

Abbildung 4.1: Einfache nicht thread-sichere Allokation durch Inkrementie-
rung von free

inkrementiert. Das Objekt liegt aber in negativer Richtung zu seiner Adresse,
d.h. das erste Wort eines Objektes obj liegt bei obj, das zweite bei obj —
wordsize. Zur Allokation von n Bytes werden die folgenden Operationen
ausgefiihrt:

1. Inkrementiere free um n
2. Vergleiche free mit der Freispeichergrenze
3. Falls diese erreicht wurde, rufe den Garbage Collector

4. Schreibe den Objektkopf nach free

Das FErgebnis der Allokation liegt nun in free vor. Der entsprechende
Assembler-Code fiir einen SPARC-Prozessor besteht aus nur 5 Instruktio-
nen und wird in Abbildung 4.1 dargestellt.

Um diesen Algorithmus thread-sicher zu machen, miifiten im Prinzip die
ersten beiden Operationen atomar ausgefithrt werden. Dies ist so zwar
nicht moglich, identisches Verhalten 148t sich jedoch mit Hilfe der SPARC-
Operation CAS (,,Compare-And-Swap*®) [Herlihy, 1991]) erreichen. Dabei ist
zu bedenken, dal der Speicherbus fiir alle Prozessoren fiir die Dauer der
CAS-Operation blockiert ist — die Operation stellt also eine Form der Syn-
chronisierung dar. Da die Register prozessorlokal sind, kann free im Fall
einer Multiprozessorumgebung nicht mehr in einem Register gefithrt wer-
den. Stattdessen wird free im Hauptspeicher abgelegt und ein Zeiger darauf
im Register gehalten. Das Ergebnis ist in Abbildung 4.2 dargestellt — zur
Implementierung werden 9 Instruktionen benétigt. Diese Losung entspricht
prinzipiell dem Algorithmus, der in der Sun ,,HotSpot Performance Engine“
[Sun Microsystems, 1999] verwendet wird.
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' [%gl] = free, [%g2] = Freispeichergrenze
! %10 = n, %11 = metadaten
‘retry
1d (g1l , %12
add %12,%10,%13
cas [%g1l],%12,%13
cmp %$12,%13
bne,pn retry
cmp [%g2],%13
bl,pn slow_path

lade free nach %12

berechne neuen Wert fiir free, Ergebnis in %13
atomic compare-and-swap

war cas erfolgreich?

I Vergleich mit Freispeichergrenze

! wenn fehlgeschlagen, rufe Garbage
' Collection
!
!

nop delay slot
st %11, [413] schreibe Metadaten in das neue Objekt

Abbildung 4.2: Erweiterung von 4.1 zu einer thread-sicheren Allokation durch
Verwendung von CAS

[Appel, 1989b] schlégt eine weitere Optimierung des Algorithmus vor, bei
der der Vergleich mit der Freispeichergrenze entfillt. Stattdessen wird die
Speicherseite oberhalb des Freispeichers durch Betriebssystemmechanismen
schreibgeschiitzt. Durch das Schreiben in den Objektkopf wird eine Speicher-
schutzverletzung ausgelost. Dies bedeutet, dafl der freie Speicher erschopft ist
und eine Garbage Collection ausgefithrt werden muf3. Der Assemblercode fiir
die Allokation verkiirzt sich also auf 7 Instruktionen (s. Abb. 4.3). Die ent-
haltene Schleife wird nur im relativ seltenen Fall durchlaufen, wenn zwei
Threads zeitgleich eine Allokation ausfiihren.

Voraussetzung fiir die Verwendung des Schutzmechanismus zur Allokation
ist die Initialisierung des neue Speicherbereiches direkt in der Allokations-
routine. Ein spéteres Auftreten des Fehlers wiirde die Behandlung erheblich
verkomplizieren. Appel schldgt seine Methode zur Implementierung funktio-
naler Sprachen vor, die iiberwiegend wertbasiert arbeiten und diese Werte
auch bei der Allokation initialisieren. Bei objektorientierten Sprachen findet
die Initialisierung jedoch vorwiegend im Anwendungscode statt und kann
daher nicht in der Allokationsroutine ausgefiihrt werden. In diesem Beispiel
wird deshalb ,riickwérts“ adressiert (s. Abb. 4.4); da die Objektmetadaten
auf jeden Fall in den Objektkopf geschrieben werden miissen. Durch die Pla-
zierung des Kopfbereichs hinter das Objekt wird die Schutzverletzung auch
dann ausgelost, wenn das neue Objekt nur teilweise in den geschiitzten Be-
reich hineinragt.
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! [%gl] = fsp, [hg2] = Freispeichergrenze
! %10 = n, %11 = headerword
‘retry

1d (g1l , %12 ! lade aktuellen fsp nach %12

add %12,%10,%13 ! berechne neuen fsp, Ergebnis in %13

cas (%g1],%12,%13 ! atomic compare-and-swap

cmp %12,%13 ! war das cas erfolgreich?

bne,pn retry

nop I delay slot

st %11, [%13] ! schreibe headerword in das neue Objekt

Abbildung 4.3: Bei der Verwendung von Speicherschutzmechanismen kann
der Vergleich mit der Freispeichergrenze entfallen.

Objektpointer Header 4 _
Slot 1 Ri c_:htung
Slot 2 steigender
Adresswerte
Slot n

Abbildung 4.4: Mogliche Objekrepréasentation eines objektorientierten Sy-
stems bei der Verwendung von Speicherschutzmechanismen
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Die Jalapeno Virtual Machine von IBM Research[Alpern et al., 2000] nutzt
dhnlich wie [Appel, 1989b] den Speicherschutz des Betriebssystems. Hier
wird er allerdings nicht bei der Allokation sondern zur effizienten Im-
plementiertung des Null-Zeiger-Tests verwendet. Eine Java-VM mufl vor
der Dereferenzierung eines Objektverweises (also bei jedem invoke und
jedem getfield/putfield) testen, ob der Verweis null ist. Ist dies
der Fall, so mufl die Maschine eine NullPointerException auslosen
[Lindholm and Yellin, 1996].

Dieser Test wird in der fiir das Betriebssystem AIX implementierten Jalapeno
Virtual Machine durch den Speicherschutz des Betriebssystems, also in der
Regel durch die memory management unit im Prozessor ausgefiihrt. Um dies
zu erreichen wird die in Abbildung 4.5 dargestellte Objektrepréasentation fiir
Skalare und Arrays verwendet. Weiterhin wird die héchste Speicherseite im
virtuellen Speicherbereich, beispielsweise der Bereich von FFFF FO00 - FFFF
FFFF im Falle eines 32 Bit Adressraumes und einer Seitengrofie von 4K, gegen
Lesezugriffe durch die VM geschiitzt.

Wird bei dem gewéhlten Layout eine Null-Referenz dereferenziert, und da-
nach ein Feld des Objektes gelesen, so bedeutet dies effektiv einen Lesevor-
gang aus dem geschiitzten Speicherbereich. Dies 16st eine Ausnahme aus, die
die VM in eine NullPointerException umwandelt.

Da vor jedem Array-Zugriff eine Indexiiberpriifung durchgefiihrt werden muf3,
ist es ausreichend, die Langeninformation des Arrayobjektes an einem nega-
tiven Offset zur Objektadresse abzulegen plaziert werden. Die Maschine muf3
also, um den Test ausfithren zu kénnen, vor jedem Zugriff die Léngeninfor-
mation lesen und erreicht somit auf gleiche Weise den Null-Test.

Der in Abb. 4.2 dargestellte Allokations-Algorithmus ist zwar thread-sicher,
verwendet jedoch die SPARC-Operation CAS. Da diese aufgrund der notwen-
digen Sychronisation zwischen den vorhandenen Prozessoren relativ teuer
ist, verwenden die Sun Research VM [White and Garthwaite, 1998] und die
IBM Virtual Machine [Gu et al., 2000] einen zweistufigen Mechanimus: je-
der Thread legt zunéchst einen lokalen Speicherbereich (,,Local Allocation
Buffer¢, LAB) an, aus dem er dann Speicher ohne jegliche Synchronisation
vergeben kann. Die Allokation im LAB kann also nach dem Algorithmus aus
Abb. 4.1 erfolgen. Ist dieser Bereich erschopft, so wird unter Verwendung von
CAS oder eines anderen Synchronisationsmechanismus ein neuer LAB erwor-
ben. Da unter Umstédnden sehr viele Threads gleichzeitig aktiv sein kénnen
(in Serversystemen konnen dies mehrere 100 sein), diirfen die LAB bei einer
groflen Anzahl Threads nicht zu grof§ sein. Die Grofie der neu erzeugten LAB
wird daher in der Sun Research VM abhéngig von der Anzahl der Threads
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Subscript n
_ o _ _ Subscript 1
Ohjgktpgmter_i 77777 1 Objektpointer . Supscript 0
N Length
Header Header
Header Header
Slot 1
Slot 2
Slot n
(i) (if)

Abbildung 4.5: Objektreprésentation fiir (i) Objekte und (ii) Arrays in IBMs
Jalapeno Virtual Machine

dynamisch angepaft.

[Shivers et al., 1999] schlagen als eine weitere Optimierung die ,,Static Allo-
cation Arena“ vor. Hierbei wird am Anfang jedes vom Compiler erzeugten
basic block bereits der gesamte benotigte Speicher angelegt. An den urspriing-
lichen Allokationspunkten werden die einzelnen Objekte lediglich initialisiert.
Bei dieser Methode fillt also pro basic block nur eine Allokation an.

Eine effiziente Implementierung des Allokations-Algorithmus zeigt sich al-
so die enge Verzahnung mit dem Compiler aufgrund der Plazierung des
Codes wnline. Weiterhin wird offenbar, dafl ein Multiprozessorsystem als
zu unterstiitzende Zielplatform eine effiziente Implementierung erheblich er-
schwert.

4.2 Exakte Garbage Collection fiir Java

Wie bereits in Abschnitt 2.2.2 beschrieben, gibt es prinzipiell zwei Wege,
um die Exaktheit der Garbage Collection zu garantieren: Markierung und
Referenztabellen.

Implementierungen von Sprachen, die statisch nicht zwischen Referenz und
Skalar unterscheiden, sind fiir Exaktheit auf die Verwendung von Markie-
rungen angewiesen — Beispiele fiir solche Sprachen sind Smalltalk, Beta, Self
und TL-2. Alle uns bekannten Implementierungen dieser Sprachen verwenden
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Markierungen, um Exaktheit zu erreichen.

Statisch getypte, monomorphe Sprachen kénnen ohne Markierungen imple-
mentiert werden, wenn der Compiler dem Laufzeitsystem die entsprechenden
Informationen zur Verfiigung stellt. Handelt es sich um eine rein funktionale
Sprache, so kénnen sogar polymorphe Sprachen ohne Markierungen imple-
mentiert werden, wie [Appel, 1989a] gezeigt hat.

Java stellt eine statisch getypte, nicht funktionale und beziiglich der Un-
terscheidung von Skalaren und Referenzen monomorphe Sprache dar, die
zur Laufzeit {iber die notwendigen Informationen verfiigt, um exakte Gar-
bage Collection ohne Markierungen realisieren zu koénnen. Dies liegt dar-
in begriindet, dafl der in [Lindholm and Yellin, 1996] spezifizierte Byte-
code Operationen mit Skalaren und Referenzen ausreichend unterschei-
det. Auflerdem ist die Breite von Zahlenwerten durch die Sprachdefinition
[Gosling et al., 1996] vorgegeben — so muf} z.B. ein int in Java immer eine
Breite von 32 Bit besitzen und vorzeichenbehaftet sein.

Diese beiden Griinde legen nahe, die Speicherverwaltung einer Java VM
ohne Markierungen zu implementieren. Daraus folgt, dafl zu jedem Zeit-
punkt, an dem eine Garbage Collection stattfinden kann, Referenztabellen
zur Verfiigung stehen miissen, die die Typen der aktiven Stackinhalte und
lokalen Variablen beschreiben?.

Wird der Bytecode in Maschinencode iibersetzt, so findet zur Ubersetzungs-
zeit eine Zuordung der abstrakten lokalen Variablen zum Laufzeitstack oder
Registern statt. Diese Zuordung mufl vom Compiler in Form von Stack- und
Registertabellen abgelegt werden; diese konnen bei der Garbage Collection
verwendet werden, ohne die Integritdt der Maschine zu gefdhrden. Wird der
Bytecode interpretiert, so miissen die Tabellen auf eine andere Weise erstellt
werden.

Unabhéangig vom Ausfithrungsmodell sollte vermieden werden, fiir jede In-
struktion eine eigene Referenztabelle zu erzeugen, da diese leicht mehr Platz
einnehmen konnen, als der Code selbst. Daher werden vorausberechnete diese
in der Regel nur fiir bestimmte Punkte — sogenannte , GC Points“ oder ,,Sa-
fepoints“ — ermittelt. Die hiermit verbundenen Probleme und deren Losung
werden in Abschnitt 5.3 nédher beschrieben.

Eine bemerkenswerte Ausnahme stellt die Java-Implementierung der Intel
Microprocessor Research Labs dar [Sichnoth et al., 1999]: Durch geschick-
te Komprimierung der Referenztabellen wird der Platzbedarf so stark ein-

2 Aus Sicht des Laufzeitsystems kénnte man auch umgekehrt formulieren, daf eine Gar-
bage Collection nur an den Stellen stattfinden darf, fiir die eine solche Tabelle existiert.
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geschriankt, daf fiir jede generierte Maschineninstruktion eine Tabelle zur
Verfiigung gestellt werden kann.

Im folgenden werden zwei Methoden beschrieben, um Referenztabellen
fiir interpretierten Java-Bytecode zu erstellen: Das parallele Fiihren eines
Markierung-Stack und die abstrakte Interpretation von Bytecode.

4.2.1 Paralleles Fiihren eines Markierungs-Stack

Das parallele Fiihren eines Tagstacks stellt die einfachste Methode dar, Maps
zu erhalten. Bei dieser Methode wird fiir jeden Thread, der in der Maschi-
ne ausgefithrt wird, ein Markierungs-Stack gefiihrt, der fiir jede Zelle des
Stacks ein Bit enthélt. Enthélt diese Bit den Wert 1 so handelt es sich bei
der entsprechenden Stackzelle um eine Referenz; enthélt es den Wert 0, so
handelt es sich um einen Skalar. Mit jeder Manipulation des Stacks werden
die Markierungen entsprechend angepafit.

Der Nachteil dieser Methode ist der konstante Mehraufwand, der bei je-
der Stackoperation anféllt, um den Markierungs-Stack anzupassen. Dem-
gegeniiber steht der geringe Speicherverbrauch: Im Gegensatz zu voraus-
berechneten Tabellen, von denen in der Regel fiir jede Methode mehrere
vorliegen miissen, wird hier nur ein Stack pro Thread benétigt — aus die-

sem Grunde wurde diese Technik zur Implementierung der Spotless JVM
[Mathiske and Schneider, 2000] verwendet.

4.2.2 Abstrakte Interpretation von Bytecode

Der Java-Bytecode besitzt neben seiner Typisierung eine weiter Figenschaft,
welche die Erstellung von Stackmaps stark vereinfacht: Der Typ einer Varia-
blen ist nicht vom Programmablauf (control path) sondern lediglich von der
Programmposition (control point) abhéngig, d.h. er enthélt keine control path
dependency. Im Kontext von Java wird diese Eigenschaft als ,, Gosling Proper-
ty nach James Gosling bezeichnet. Diese ermoglicht es einem bestimmten
Programmpunkt innerhalb einer Methode fest eine Stackmap zuzuordnen,
unabhéngig davon, iiber welchen Pfad der betreffende Programmpunkt er-
reicht wurde.

Die Variablen i und s in Abbildung 4.6 werden durch den Compiler (hier
javac) der gleichen Stackzelle 0 zugeordnet. Trotzdem ist der Typ jeder
Stackzelle allein vom der aktuellen Bytecode-Position abhéingig. Fande zum
Beispiel an Instruktion 12 eine Garbage Collection statt, so miifite Zelle 0 als
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Skalar behandelt werden, an Instruktion 25 miifite sie als Referenz behandelt
werden und an Instruktion 32 gélte sie als ununerreichbar.

KontrollfluB-unabhéngige Eigenschaften von Programmvariablen lassen sich
mit Mitteln der Datenflufanalyse berechnen. Dazu wird der Wertebereich
der betrachteten Variablen wird auf die Knoten eines Gitters (lattice) appro-
ximiert. Durch iterative abstrakte Interpretation des Programms lassen sich
dann die betrachteten Werte gewinnen [Aho et al., 1986, Muchnick, 1997].

Diese Standardtechnik wird von [Agesen and Detlefs, 1997] und in erweiter-
ter Form in [Agesen et al., 1998] eingesetzt, um die Typen lokaler Variablen
in Java zu ermitteln. Das eingesetzte Typgitter ist in Abbildung 4.7 darge-
stellt. Die folgende Tabelle erklart die Bedeutung der einzelnen Typen:

top Der Zelle wurden unterschiedliche Typen zugeordnet. Es
ist also ein Konflike aufgetreten.

pe Die Zelle wurde zum Zwischenspeichern einer Riick-
sprungadresse in einem jsr-Call verwendet.

val Die Zelle enthélt einen Skalar.

ref Die Zelle enthélt eine Referenz.

uninit | Die Zelle ist uninitialisiert.

bottom | Die Zelle wurde noch nicht verwendet.

Fiir giiltigen Java-Bytecode, der die ,,Gosling Property“ beachtet, ergibt die
FluBanalyse fiir alle Variablen einen Zustand # top, d.h. es treten keine Ty-
pkonflikte auf. Leider gibt es jedoch einen Java-Bytecode, der die ,,Gosling
Property® nicht einhélt: jsr. Er wird verwendet, um den finally-Block des
try { ... } finally { ... }-Konstruktes von unterschiedlichen Punkten
innerhalb des try-Blocks als Subroutine auszufiihren. Innerhalb dieser Sub-
routine der Zustand des Stacks jedoch mehrdeutig sein. Zur Losung die-
ses ,, jsr-Problems® schlagen [Agesen and Detlefs, 1997] ein Umschreiben des
Bytecodes vor, indem Variablen mit einem Konflikt in eine Referenz- und eine
Skalar-Variable aufgespalten werden. Andere virtuelle Maschinen expandie-
ren die Subroutine einfach an alle Aufrufstellen und 16sen so den Konflikt
auf. Nach [Freund, 1998] ist der zusétzliche Platzbedarf vernachléssigbar.

4.3 Generationale Garbage Collection

Gerade bei interaktiven Systemen kann sich Garbage Collection mit den vor-
gestellten Algorithmen als storende Unterbrechung erweisen. Generationalen
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top/conflict

pc val ref uninit

bottom/untouched

Abbildung 4.7: Typgraph der abstrakten Interpretation von Java-Bytecode
nach Agesen

Garbage Collection [Lieberman and Hewitt, 1983, Moon, 1984, Ungar, 1984]
ist als Antwort auf dieses Problem entwickelt worden. Sie beruht auf der Be-
obachtung, dal die meisten erzeugten Objekte in typischen Programmléufen
nach relativ kurzer Zeit unerreichbar werden (die Altershypothese: ,,most ob-
jects die young*). Daher lohnt es, die Garbage Collection vor allem auf junge
Objekte zu konzentrieren.

Zu diesem Zweck wird der Heap in mehrere Segmente unterteilt, in denen
die Objekte nach Alter® gruppiert werden. Jedes einzelne Segment wird als
Generation bezeichnet und enthélt Objekte, die grob der gleichen Altersklasse
angehoren. Neue Objekte werden in der jiingsten Generation angelegt und,
nachdem sie ein gewisses Alter erreicht haben, in die néchste Generation
,befordert*.

Um nun eine Generation G, unabhingig von den anderen bereinigen zu
konnen, miissen die Referenzen von Objekten aus allen anderen Generatio-
nen G+, mit in die Wurzelmenge der zu bereinigenden Generation einbe-
zogen werden. Die Information iiber Zeiger zwischen Generationen (inter-
generational pointers) muf also bei der Garbage Collection mit geringem
Aufwand bereitgestellt werden, d.h. sie mufl zur Verfiigung stehen, ohne die
anderen Generationen zu durchsuchen. Um dieser Anforderung zu geniigen,
miissen die Operationen, die einen Zeiger in ein Objekt schreiben wahrend des
Programmablaufes protokolliert werden. Dies geschieht in der Regel durch
das Errichten einer ,,Write Barrier — ein Programmstiick in der virtuel-
len Maschine, das bei jeder Schreiboperation ausgefiithrt wird und dann die

3Das Alter eines Objektes wird im fiir generationale Algorithmen zumeist als die Anzahl
der GC-Zyklen, die ein Objekt iiberlebt hat, definiert, da sich dieser Wert einfach im
Objektkopf speichern und aktualisieren l48t. Meflverfahren interpretieren im Sinne einer
besseren Vergleichbarkeit das Alter eines Objekts als die Menge des inzwischen angelegten
Speichers.
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Abbildung 4.8: Generational Collection: Die Referenzen aus der alten Gene-
ration miissen beriicksichtigt werden.

Generation 2

Root /

Generation 3
(oldest)

entsprechende Protokollierung durchfiihrt.

Um den Aufwand moglichst gering zu halten, wird eine weitere Eigenschaft
typischer Programme ausgenutzt: Referenzen verweisen iiberwiegend von
jingeren auf dltere Objekte. Diese Eigenschaft wird ausgenutzt, indem zu-
sammen mit einer Generation G, auch alle jiingeren Generationen G,,,
bereinigt werden. Damit bendtigt der Garbage Collector lediglich die Poin-
ter von ,alt“ nach ,neu“, d.h., dafl wihrend des Programmablaufs nur {iber
die selteneren Referenzen von &lteren auf jiingere Generationen Buch gefiihrt
werden muf}. In Abbildung 4.8 sind diese gestrichelt dargestellt.

Ein grofler Vorteil dieser Vorgehensweise ist die Tatsache, dafl Zeigeropera-
tionen in der jiingsten Generation iiberhaupt nicht mehr protokolliert werden
miissen, da diese ohnehin in jede Garbage Collection mit einbezogen wird.
Da die meisten schreibenden Zeigeroperationen auf der jiingsten Generation
zu erwarten sind, wird hierdurch ein Grofiteil der Protokollierung gespart.

Fiir die Protokollierung der Referenzen von &lteren auf jiingere Generationen
werden zwei Methoden unterschieden:

,Remembered Sets* [Ungar, 1984]: Hierbei wird fiir jede Generation
die Menge von Objekten alterer Generationen zusammengefafit, die in
diese Generation verweisen (s. Abb. 4.9). Diese Menge (das sogenann-
te ,Remembered Set“) stellt einen Teil der Wurzelmenge der entspre-
chenden Generation dar und wird somit bei der Garbage Collection
beriicksichtigt.

Das ,,Remembered Set* einer Generation mufl bei jedem Speichern ei-
nes Zeigers in diese Generation in ein Objekt einer &lteren Generation
angepafit werden. Dies wird durch eine ,, Write Barrier* erreicht, deren
Aufgabe ist,
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Remembered
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Abbildung 4.9: Remenbered Set.

1. zu priifen, dafl nicht in ein Objekt der jlingsten Generation ge-
schrieben werden soll. Diese Operation braucht wie beschrieben
nicht protokolliert zu werden.

2. zu priifen, dafl der zu schreibende Zeiger in eine jiingere Genera-
tion verweist.

3. zu priifen, dafl das betroffene Objekt nicht bereits im ,, Remembe-
red Set“ der fraglichen Generation enthalten ist.

4. das ,Remembered Set* der betroffenen Generation zu aktualisie-
ren, wenn obige Bedingungen zutreffen.

Diese Operationen lassen sich mit 17 MIPS-Assembler-Instruktionen
implementieren, was zuviel ist, um die Barriere bei jeder Speicher-
instruktion vom Compiler inline plazieren zu lassen. Daher schlagen
[Hosking et al., 1992] die Verwendung eines sogenannten ,Sequential
Store Buffer vor. Hierbei handelt es sich lediglich um ein Array von
Zeiger-Paaren (das Zielobjekt und der gespeicherte Zeiger), zu dem
bei jeder Speicheroperation ohne vorherigen Test ein neues Element
hinzugefiigt wird. Lauft der Puffer iiber, wird er geleert, indem die ent-
sprechenden Tests ausgefithrt und die betroffenen ,, Remembered Sets*
aktualisiert werden.

Kann der Uberlauf des ,,Sequential Store Buffer® &hnlich wie bei der
Allokation (s. Abschnitt 4.1) durch Verwendung einer geschiitzten
Speicherseite von der Hardware erkannt werden, kann eine reduzier-
te Assembler-Sequenz von nur drei MIPS-Instruktionen vom Compi-
ler inline plaziert werden. Dabei ist zu bedenken, dafl die Priifungen
weiterhin ausgefithrt werden miissen, sie werden aber nicht mehr inli-
ne ausgefiihrt, sondern konzentriert bei einem Uberlauf bzw. vor einer
Garbage Collection.

,Card Marking“ [Chambers, 1992, Holzle, 1993]: Bei dieser Metho-
de wird jede Generation in eine Menge von Karten der Grofle card_size
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st %dest, [Vsource + offset] ; do the store
add Ysource, offset, Jtemp ; compute address of
; modified word
sra /temp, log_base_2(card_size), %temp ; compute card index
stb %g0, [Jcard_base + Jtemp] ; mark card by zeroing

Abbildung 4.10: Die von [Chambers, 1992] verwendete ,, Write Barrier

unterteilt, wobei card-size eine Potenz von 2 sein mufi. Weiterhin wird
ein Bit-Array map der Lange % angelegt und jedes Element auf
1 initalisiert. Jedes Bit entspricht also einer Karte. Wird nun eine Spei-
cheroperation in der Karte ¢ ausgefiihrt, so wird durch die ,, Write Bar-

rier” ohne weitere Priifungen das entsprechende Bit auf 0 gesetzt.

Bei der néchsten Garbage Collection wird jedes Objekt in einer so mar-
kierten Karte als Teil der Wurzelmenge angesehen, jedoch nur, wenn
es tatsdchlich in eine jiingere Generation verweist.

Die von [Chambers, 1992] im SELF-System verwendete ,, Write Barrier®
kann mit nur 3 SPARC-Instruktionen implementiert werden (s. Abb.
4.10), wobei hier aus Effizienzgriinden ein Byte-Array anstatt eines
Bit-Arrays verwendet wird.

Da die Kartengrofie eine Potenz von 2 ist kann die Division zum Ermit-
teln des Indices effizient durch die Schiebe-Operation sra implementiert
werden.

Beide geschilderten ,, Write Barriers® verlagern einen Teil der zu leistenden
Arbeit auf die Garbage Collection, um den Code moglichst kurz zu halten.
,Card Marking“ hat gegeniiber ,,Remembered Set“ den Nachteil, dafl bei der
Garbage Collection immer eine ganze Karte durchsucht werden muf}, auch
wenn moglicherweise nur ein enthaltenes Objekt einen Zeiger in die jiinge-
re Generation enthélt. Weiterhin besteht bei Sprachen ohne Markierung das
Problem, den Anfang des ersten Objektes auf einer bestimmten Karte zu
finden — beides bedeutet einen weiteren Mehraufwand fiir die Garbage Col-
lection. Hingegen hingt die Arbeit, die dem Collector durch Pointer-Stores
entsteht nicht von der Anzahl der ausgefiihrten Speicheroperationen, sondern
von der Anzahl der markierten Karten ab. Bei wiederholtem Speichern in ein
bestimmtes Objekt steigt der Aufwand bei der Verwendung eines ,,Sequenti-
al Store Buffers“ also stetig an, wiahrend er bei der Verwendung von , Card
Marking“ konstant bleibt.
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Generationale Garbage Collection hat sich zu einem De-Facto-Standard bei
der Implementierung virtueller Maschinen entwickelt. So verwenden alle fiir
einen produktiven Einsatz vorgesehenen Maschinen in Anhang A einen ge-
nerationalen Algorithmus mit 2 Generationen. Dabei werden fiir die Berei-
nigung der jeweiligen Generationen unterschiedliche Algorithmen gewéhlt:
Ublicherweise wird fiir die jiingere Generation ein kopierender Algorithmus
verwendet, wahrend fiir die &ltere Generation ein Algorithmus verwendet
wird, der Objekte mit einer geringeren Wahrscheinlichkeit bewegt (z.B Ab-
wandelungen von , Mark-Sweep“). Die HotSpot VM [Meloan, 1999] verwen-
det hier einen inkrementellen Algorithmus (siche Abschnitt 4.4), um auch
Pausen fiir die éltere Generation moglichst kurz zu halten. Weiterhin fin-
det die Allokation vielfach in einem festen Bereich der jiingsten Generati-
on statt, aus dem die Objekte bei ihrer ersten Garbage Collection in den
Hauptbereich der jiingsten Generation evakuiert werden. Die Verwendung
dieses —eden oder —nursery genannten Bereichs erhéht die Lokalitdt bei
der Initialisierung von Objekten und ermoglicht effizienteren Code fiir die
Uberlaufpriifung, da die Grenze ein konstanter Wert ist.

[Demers et al., 1990] haben eine Implementierung eines generationalen Algo-
rithmus vorgestellt, die Objekte nicht bewegt und sich damit auch zum Er-
stellen von konservativen und ,,On-The-Fly“-Algorithmen (siche Abschnitt
4.4) eignet. Dabei entfillt zwar der positive Effekt der Heap-Kompaktierung
und der damit verbundenen erhohten Lokalitdt und schnellen Allokation,
ein generationaler Ansatz verspricht aber, allein aufgrund des verringerten
Working-Sets des Collectors, eine Verkiirzung der Programmpausen und der
insgesamt aufgewendeten Zeit fiir Garbage Collection.

Generationale Garbage Collection erreicht bei Erfiilllung der Altershypo-
these deutlich verkiirzte Unterbrechungen durch Garbage Collection —
[Ungar, 1984] gibt den Faktor 20, [Appel, 1989b] sogar Faktor 50 an. Da-
bei wird nicht nur die Zeit der meisten Unterbrechungen verringert, son-
dern auch die Zeit, die insgesamt zur Garbage Collection aufgewendet
wird (2% statt 30% bei [Ungar, 1984]). Wird die Hypothese jedoch nicht
erfiillt, so konnen héufige Bereinigungen des gesamten Speichers auftreten.
[Ungar and Jackson, 1991] haben beobachtet, daB auch in normalen Pro-
grammabldufen tibergangsweise Zustdnde eintreten konnen, in denen die Al-
tershypothese nicht erfiillt ist. Dies hat zur Folge, dal haufiger alle Generatio-
nen im System miissen bereinigt werden, was sogar zu einer Verschlechterung
der Performance gegeniiber einem nicht-generationalen Algorithmus fithren
kann.
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4.4 Inkrementelle und nebenlidufige Garbage
Collection

Die erwiahnten Algorithmen fiir Garbage Collection werden {iblicherweise auf-
gerufen, wenn die Anwendung nicht mehr iiber ausreichend freien Speicher
verfiigt. Hierauf wird eine Garbage Collection des gesamten Heaps bezie-
hungsweise einer oder mehrerer Generationen ausgefiihrt.

Um die hierbei entstehenden Pausen moglichst weiter zu verringern, werden
zwei verwandte Ansétze verfolgt:

Inkrementelle Algorithmen: Die Garbage Collection wird schrittweise
mit der Programmausfithrung verzahnt. Dabei wird {iblicherweise bei
jeder Allokation ein kleiner Bereich des Heaps von der Garbage Col-
lection bearbeitet. Anschliefend wird die Kontrolle wieder an die An-
wendung abgegeben. Beim der néchsten Allokation wird ein weiterer
Bereich bearbeitet. Da diese kleineren Teile schneller bereinigt wer-
den konnen als der gesamte Heap, sind auch die entstehenden Pausen
kiirzer.

Nebenliufige Collectoren: Die Garbage Collection lauft in einem eigenen
Thread nebenlédufig mit der Anwendung ab.

Bei inkrementellen Algorithmen handelt es sich also, wie bei allen bisher
geschilderten Algorithmen um einen ,,Stop-the-World“-Algorithmus, da alle
ablaufenden Threads angehalten werden miissen, und an einen konsisten-
ten Punkt vorgerollt werden miissen (s. Abschnitt 5.3), bevor die Garbage
Collection durchgefiihrt werden kann. Der Algorithmus muf3 allerdings ,,ver-
kraften®, daB der Heap zwischen den Teil-Ablaufen durch die Anwendung
verdndert wird — es muf} also eine Form der Kommunikation und Synchroni-
sation zwischen Anwendung und Garbage Collector stattfinden.

Bei nebenlédufigen Algorithmen ist eine noch feinere Synchronisation zwischen
Anwedung und Garbage Collector vonnéten. Da Garbage Collector und An-
wendung keine Kontrolle dariiber haben, wann sie unterbrochen werden, muf
praktisch jede Operation den Heap in einem konsistenten Zustand hinterlas-
sen (zumindest solange die nebenldufige Collection lauft). Weiterhin darf die
Anwendung in der Ausfithrung nicht iberméfig behindert werden — Garbage
Collection sollte bescheiden (unobstrusive) sein.

Im Bereich der inkrementellen und nebenléufigen Algorithmen wird die von
[Dijkstra et al., 1978] formalisierte Abstraktion des , tricolor marking“ haufig
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verwendet. Hierbei werden die bearbeiteten und noch zu bearbeitenden Ob-
jekte in drei Klassen (bzw. Farben) unterteilt.

schwarz: Ist ein Objekt schwarz gefarbt, so bedeute dies, dafl sowohl das
Objekt selbst, als auch alle seine direkten Kinder durch den Garbage
Collector besucht und als erreichbar erkannt wurden. Schwarze Objekte
sind abschliefend bearbeitet und miissen nicht mehr besucht werden.

grau: Ein graues Objekt wurde bereits vom Garbage Collector besucht, es
existieren aber moglicherweise Kinder, die noch nicht besucht wurden.
Graue Objekte miissen also noch einmal besucht werden.

weifl: Diese Objekte wurden vom Garbage Collector (noch) nicht besucht.
Ist ein Objekt am Ende einer Garbage Collection weif3, so ist es uner-
reichbar.

Diese Abstraktion 1&t sich auf die klassischen Algorithmen anwenden. Bei
,Copying Collection“ sind die schwarzen Objekte jene, die bereits evakuiert
und deren Referenzen angepafit wurden, also jene, die im ,, To-Space“ unter-
halb des Pointers scan liegen (s. Abbildung 2.6-(iv)). Die Objekte, die in
,From-Space* liegen und noch nicht evakuiert wurden, sind weify, wahrend
die Objekte in ,, To-Space®, die sich zwischen scan und free befinden, grau
sind.

Im Fall eines ,Mark-Sweep“-Algorithmus sind die markierten Objekte
schwarz, die unmarkierten weifl und die Objekte, die sich auf dem Mark-
Stack befinden, grau.

Aus der gegebenen Definition der Farbmengen 148t sich eine wichtige Invari-
ante ableiten:

Ein schwarzes Objekt darf niemals direkt auf ein weiffes Objekt verweisen.

Bei Verletzung dieser Farbinvarianten konnen falschlicherweise lebendige Ob-
jekte collected werden. In Abbildung 4.11 ist eine Folge von Objektgraphen
dargestellt, die dieses Problem illustriert. In (i) hat der Collector Objekt A
vollstandig besucht und befindet sich gerade in der Bearbeitung von B. Hier
wird die Collection unterbrochen und der Mutator veréindert den Objektgra-
phen zu (ii). Wenn der Collector wieder aufgerufen wird, wird er B schwarz
farben, da es keine weilen Kinder mehr hat und dort die Bearbeitung been-
den. Im Ergebnis wird C, obwohl es lebendig ist, collected werden, wahrend
B iiberlebt.
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Abbildung 4.11: Tricolor Marking: Fehler bei Verletzung der Farbinvarianten.

Die Farbinvariante wird von den klassischen Algorithmen nicht verletzt, ein
inkrementeller oder nebenlédufiger Algorithmus muf} jedoch gesondert Sorge
dafiir tragen, dafl die Invariante eingehalten wird. Dies liegt darin begriindet,
dafl der der Heap wéhrend der Garbage Collection vom der Anwendung
verdndert werden kann.

Um auf eine inkonsistente Verédnderung des Heaps , hinter dem Riicken* des
Garbage Collectors zu reagieren, werden zwei unterschiedliche Ansétze ver-
wendet, die die Einhaltung Farbinvarianten garantieren: man unterscheidet
sie je nachdem, ob sie auf ,Read Barriers* oder ,, Write Barriers“ basieren.

,Read Barrier“~-Methoden erhalten die Farbinvariante, indem die vermeiden,
dal die Anwendung jemals weifle Objekte ,sieht“. Dies geschieht, indem bei
jedem Lesen einer Referenz aus dem Speicher gepriift wird, ob diese auf ein
weiles Objekt verweist. Ist dies der Fall, so wird das Objekt durch eine Eva-
kuierung grau gefiarbt. [Baker, 1978] fiihrt die ,,Read Barrier in Software aus
und arbeitet dabei auf Objektebene — jeder lesende Zeigerzugriff wird getestet
und das Objekt ggf. nach , To-Space“ bewegt. [Appel et al., 1988] verwenden
den Speicherschutzmechanismus des Betriebssystems und arbeitet damit sei-
tenorientiert: Alle Seiten, die weile Objekte enthalten, werden geschiitzt. Die
zugehorige Ausnahmeroutine evakuiert die gesamte Seite, wenn die Anwen-
dung versucht, von einer geschiitzten Seite zu lesen.

, Write Barrier“-Methoden priifen bei jeder Schreiboperation, ob die Farb-
invariante verletzt wird und markieren ggf. ein beteiligtes Objekt grau, um
direkte Schwarz-Weifl-Referenzen zu vermeiden. Der in [Dijkstra et al., 1978§]
vorgestellte Algorithmus der ,,On-The-Fly Garbage Collection“ arbeitet hier
wie [Baker, 1978] auf der Granularitét von Objekten: Versucht die Anwen-
dung eine Referenz auf ein weifles Objekt in ein schwarzes Objekt zu schrei-
ben, so wird ersteres durch die in Software realisierte ,, Write Barrier* grau
gefiarbt. [Boehm et al., 1991] verwenden wie [Appel et al., 1988] den Spei-
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cherschutzmechanismus des Betriebssystems und arbeiten somit seitenorien-
tiert. Schreibende Zugriffe auf Seiten, die nur schwarze Objekte enthalten,
werden abgefangen und alle Objekt der beschriebenen Seite werden als grau
markiert.

»,Read Barrier“-Algorithmen verursachen einen ungleich grofleren Mehrauf-
wand zur Laufzeit als eine Write Barrier, da lesende Operation deutlich haufi-
ger auftreten als schreibende Allerdings treten bei Verwendung von ,, Wri-
te Barrier*-Methoden in Verbindung mit Algorithmen, die Objekte bewe-
gen, zusétzliche Synchronisationsprobleme auf. Zur Implementierung eines
nebenlaufigen, bewegenden Algorithmus existiert daher augenblicklich keine
Alternative zur ,Read Barrier®.

Die Ausnutzung der virtuellen Speicherverwaltung zur Implementierung ei-
ner Barrier ist prinzipiell einen elegante Losung, da diese ohne Mehrkosten
fiir den schnellen Ausfithrungspfad realisiert wird. Allerdings sind heutige
Betriebssysteme nicht auf die intensive Verwendung von Ausnahmen im nor-
malen Programmablauf optimiert, so daf§ die Verarbeitung einer Ausnahme
iiblicherweise mehrere 100 CPU-Zyklen in Anspruch nimmt.

Ein vergleichsweise neuer inkrementeller Algorithmus, der zunehmend bei der
Implementierung von Java-VMs eingesetzt wird, ist der ,, Train“-Algorithmus
[Hudson and Moss, 1992]. Er integriert einen , Write-Barrier“-basierten in-
krementellen Algorithmus mit einem generationalen Garbage Collector.

Bei Verwendung des ,, Train“-Algorithmus wird lediglich die dlteste Generati-
on, der sogenannte ,,mature object space“ (MOS), inkrementell bereinigt. Zu
diesem Zweck wird er in kleine Blocke fester Grofie (sog. Wagen, cars) unter-
teilt, die wiederum aufgrund der Verweise untereinander zu Ziigen (trains)
zusammengefafit werden. Jeder Wagen verfiigt iiber ein eigenes ,,Remembe-
red Set* fiir Verweise aus anderen Wagen und kann somit zusammen mit
den jiingeren Generationen, aber unabhéngig von anderen Wagen bereinigt
werden.

Der ,, Train“-Algorithmus ist nicht zuletzt durch die gut beschriebene Imple-
mentierung von [Seligmann and Grarup, 1995] eine gut verstandene Methode
zur Bereinigung der alten Generation. Sie wird daher zunehmend bei der Im-
plementierung von Java-VMs eingesetzt, um die Pausen, die durch Garbage
Collection des gesamten Speichers entstehen, zu reduzieren.
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4.5 Garbage Collection auf Multiprozessoren

Eine Multiprozessorumgebung unterscheidet sich aus Sicht des Garbage Col-
lectors von einer Uniprozessorumgebung und stellt somit besondere Anfor-
derungen an die Implementierung des Collectors. Dabei sind die folgenden 3
Ausgangsprobleme zu beachten:

1. Die Ausnutzung der vorhandenen Prozessoren ist in einer Multiprozes-
sorumgebung bei klassischen seriellen ,,Stop-the-World“-Algorithmen
nicht optimal, da wiahrend der Garbage Collection nur ein Prozessor
beschéftigt ist. Mit steigender Zahl der Prozessoren steigen also die
relativen Kosten der Garbage Collection.

2. Atomare Synchronisationsoperationen werden mit wachsender Pro-
zessorzahl teurer. Auf einer Uniprozessormaschine werden durch ein
,Compare-And-Swap“ (CAS) lediglich andere Gerite, die den Speicher-
bus verwenden, blockiert. Im Falle einer Mehrprozessormaschine wird
der Speicherbus fiir einen kurzen Moment fiir alle Prozessoren blockiert.
Die Verwendung derartiger globaler Sychronisationsoperationen sollte
deshalb auf ein Minimum reduziert werden.

3. Jeder Prozessor verfiigt iiber einen Satz lokaler Register. Diese konne
von einem auf einem anderen Prozessor ablaufenden Algorithmus nicht
eingesehen oder verdndert werden. Weiterhin entspricht das Speicher-
modell in einem Multiprozessorsystem nicht dem der sequential consi-
stency eines Uniprozessorsystems (siche Abschnitt 2.3.2).

Abbildung 4.5 illustriert Ausgangsproblem 1 am Beispiel einer Umgebung
mit vier Prozessoren. In der Teilabbildung (i) findet eine klassische ,,Stop-
the-World“ Collection statt — entsprechend wird wiahrend der Garbage Col-
lection nur ein Prozessor verwendet, wihrend die verbleibenden Prozessoren
ungenutzt bleiben*. Das im vorherigen Abschnitt dargestellte inkrementelle
Verfahren (Teilabbildung (ii)) verkiirzt zwar die Pausen, die durch Garbage
Collection entstehen, die Auslastung der Prozessoren verbessert sich jedoch
nicht.

Um einen Garbage Collector zu implementieren, der die obigen Probleme
beriicksichtgt bieten sich prinzipiell zwei orthogonale Ansitze an’:

4Das hier zugrundeliegende Anwendungsmodell kénnte beispielsweise das eines dedi-
zierten Anwendungsservers sein, der mehrere Applikationen in einer virtuellen Maschine
ausfiihrt.

®Man beachte, da8 die hier verwendete Terminologie fiir Garbage Collection gebriuch-
lich ist, jedoch nicht mit der aus Abschnit 2.3 korrespondiert. Wihrend im Allgemeinen
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Abbildung 4.12: Garbage Collection in einer Multi-Prozessor-Umgebung: (i)
klassische ,,Stop-the-World“ GC (ii) Inkrementelle GC (iii) Parallele GC (iv)
Nebenldufige GC

Parallele Garbage Collection: Hierbei wird die Arbeit des Garbage Col-
lectors selbst auf mehrere Prozessoren verteilt (siehe Abbildung 4.5-
(iii)). Es wird also eine optimalere Ressourcenausnutzung wéhrend der
Garbage Collection erreicht — es wird aber weiterhin um ein ,,Stop-the-
World“-Ansatz verfolgt.

Nebenlidufige, multiprozessorfihige Garbage Collection: Wie bei ei-
nem nebenldufigen Verfahren aus Abschnitt 4.4 laufen Anwendung und
Garbage Collector in unterschiedlichen Threads ab. Wie in Abbildung
4.5-(iv) zu sehen, wird der Garbage Collector vom Scheduler wie ein
Anwendungs-Thread unterbrochen und ggf. auf einer anderen CPU
fortgesetzt. Es werden also zu keinem Zeitpunkt alle Threads ange-
halten.

Bei der parallelen Garbage Collection handelt es sich also um die Parallelisie-
rung des sonst sequentiellen Vorgangs der Garbage Collection. Dabei ist zu

zwischen potentieller und tatséchlicher Gleichzeitigkeit unterschieden wird, verwendet man
die Begriffe in diesem Kontext, um zwischen Nebenléufigkeit in sich bzw. mit der Anwen-
dung zu differenzieren.
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beachten, daf} eine effiziente dynamische Lastverteilung zwischen den arbei-
tenden Threads vorgenommen werden mufl. Diese Lastverteilung erfordert
natiirlich Kommunikation zwischen den beteiligten Threads, wobei die hier-
zu notwendige Synchronisierung aber wegen Ausgangsproblem 2 moglichst
gering gehalten werden mufl. Weiterhin mufl zuverléssig und effizient erkannt
werden, wann die Garbage Collection terminiert.

Die naive Implementierung eines parallelen , Mark-Sweep“-Algorithmus — al-
so eines nicht-bewegenden Verfahrens — ist von vergleichsweise geringer Kom-
plexitat. Probleme treten hier iiberwiegend bei der effizienten Implementie-
rung der Lastverteilung, der Enderkennung und der Verwaltung der Freispei-
cherliste auf.

[Endo et al., 1997] verwenden zur Lastverteilung sogenannte ,, Stealable Mark
Queues” — jeder andere Prozessor kann Objekte aus der aus der Markierungs-
liste eines anderen Prozessors stehlen, wenn er keine Arbeit mehr hat.

Die Nachteile eines ,Mark-Sweep“-Algorithmus sind bekannt, weshalb ein
paralleles kompaktierendes Verfahren wiinschenswert wire. Dieses ist auf-
wendiger zu realisieren, da verhindert werden muf, dafl ein Objekt von meh-
reren Prozessoren ,,gleichzeitig® bewegt wird.

[Kolodner and Petrank, 1999] versuchen, diese Probleme mit Hilfe einer par-
allel implementierten ,, Copying Collection“ zu 16sen. Da hier jedoch Objekte
bewegt werden, zieht dies einen hohen Synchronisierunsaufwand nach sich.
Dieser wird gemindert, indem Speicher in ,,To-Space® blockweise angelegt
wird: eine synchronisierte Allokationsoperation wird daher nicht fiir jedes
evakuierte Objekt ausgefithrt. Unmittelbar bei der Evakuierung eines Ob-
jektes ist beim Eintragen des Vorwértsverweises in ,,From-Space“ jedoch CAS
oder eine vergleichbare Operation notwendig.

Die Threads des Garbage Collectors kommunizieren iiber verschiedene Li-
sten miteinander, um eine Lastverteilung zu erzielen. Eine Lastverteilung ist
essentiell: [Endo et al., 1997] vermelden, dafl eine naive Verteilung der Wur-
zelreferenzen auf 64 Prozessoren lediglich eine Beschleunigung der Collection
um den Faktor 3 ergeben hat. Die beschriebene Lastverteilung iiber , Steala-
ble Mark Queues® erreicht hingegen eine Beschleunigung um den Faktor 28.

Die vielversprechenden Algorithmen im Bereich der nebenldufigen Garba-
ge Collection fiir Multiprozessorsysteme beruhen iiberwiegend auf Dijkstras
, On-The-Fly“-Verfahren und gehoéren damit zur Klasse der ,,Mark-Sweep*-
Algorithmen ohne Heap-Kompaktierung. Ein nebenldufiger und kompaktie-
render Algorithmus, der als bescheiden zu bezeichnen wére, scheint schwer
realisierbar, da im Prinzip jede lesende oder schreibende Operation der An-
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wendung mit dem Garbage Collector synchronisiert werden miifite. Dies ist
wegen Ausgangsproblem 2 inakzeptabel ist.

[Doligez and Leroy, 1993] gelingt es durch die Ausnutzung einer Spracheige-
schaft von ML, einen generationalen und nebenldufigen Garbage Collector
zu implementieren. Dabei erhélt jeder Thread einen eigenen Heap, auf dem
ausschliellich unverénderliche Objekte abgelegt werden — dieser Heap stellt
die jlingste Generation dar. Weiterhin existiert ein globaler Heap, auf dem
verdnderliche Objekte sowie Kopien von Objekten, die eine Garbage Col-
lection iiberstanden haben, abgelegt werden. Referenzen von der alten in
einen junge Generation lafit der Algorithmus nicht zu — stattdessen wird
das zugewiesene Objekt mitsamt seiner transitiven referentiellen Hiille in die
alte Generation kopiert. Diese wird von einem nebenlédufigen Garbage Col-
lector bearbeitet. Der Algorithmus ist darauf angewiesen, dafl der Compiler
verdnderbare und unverdnderliche Objekte unterscheiden kann — dies ist in
funktionalen Sprachen moglich, fiir die Implementierung einer objektorien-
tierten Sprache eignet sich der Algorithmus jedoch nicht.

Der Algorithmus von [Doligez and Gonthier, 1994] stellt eine Verallgemei-
nerung des obigen Algorithmus dar, denn die Trennung von verénderlichen
und unverdnderlichen Objekten entfillt — damit aber auch die Generationen.
Objekt-Allokation findet von vorneherein in dem globalen Speicher statt.
Somit handelt es sich also um eine multiprozessorfahige Erweiterung von Di-
jkstras ,,On-the-Fly“-Algorithmus. Zu keinem Zeitpunkt werden alle Threads
auf einmal angehalten — statt dessen synchronisiert der Garbage Collection
sich mit jeweils mit einzelnen Threads. Sobald diese Synchronisation mit
allen Threads durchgefiihrt worden ist, sprich wenn alle Wurzelobjekte mar-
kiert wurden, fithrt der Garbage Collector nebenldufig den ,, Mark-Sweep“-
Algorithmus durch. In dieser Phase habe Anwendungs-Threads dem Garbage
Collector durchgefiithrte Veranderungen am Speicher mitzuteilen. Dies kann
jedoch ohne jegliche Synchronisation inline in einer , Write Barrier aus-
gefiihrt werden. Auflerhalb der Garbage Collection braucht die Anwendung
keine zusétzlichen Operationen auszufiihren.

[Domany et al., 2000] haben diesen Algorithmus fiir Java implementiert. Da~
bei wird die Technik aus [Demers et al., 1990] verwendet, um Generationen
zu implementieren, ohne Objekte zu bewegen. Es handelt sich also um ein
multiprozessorfiahiges , On-the-Fly“-Verfahren mit Generationen und ohne
Kompaktierung. IThre Messungen beziehen sich allein auf den Geschwindig-
keitsgewinn, der durch die Verwendung von Generationen erzielt wird (zwi-
schen 4% Verlust und 25% Gewinn) — ein Vergleich mit einem herkémmlichen
»Stop-the-World“-Algorithmus wurde jedoch nicht gemacht.
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Die Ansétze der parallelen und nebenldufigen Collection sind prinzipiell kom-
binierbar, d.h. ein paralleler und nebenlaufiger Collector ist durchaus denk-
bar. Da in iiblichen Systemen die Garbage Collection einen Anteil von 2-5
% an der Gesamtlaufzeit des Systems einnimmt, scheint eine Parallelisie-
rung einer nebenldufigen Collection in Systemen mit mehr als 20 Prozes-
soren wiinschenswert. Ohne Parallelisierung kénnte der Garbage Collector
nicht mit der Anwendung schritthalten, und es wiirden Pausen entstehen.

Prinzipilell 148t sich feststellen, dafl die Techniken der nebenléufigen Gar-
bage Collection insbesondere aufgrund fehlender Kompaktierung noch nicht
ausgereift genug sind, um an die Leistungsfihigkeit aktuell verwendeter gene-
rationaler Algorithmen heranzureichen. Hingegen scheint sich die Technik der
parallelen Garbage Collection gut in einen herkémmlichen Kontext einbin-
den zu lassen und diirfte damit schneller in modernen multiprozessorfahigen
virtuellen Maschinen zu finden sein.

4.6 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurde der aktuelle Stand der Technik zur Implementie-
rung der Speicherverwaltung von Java-Maschinen dargestellt. Dabei wurden
folgende Punkte herausgearbeitet:

e Kann der Garbage Collector eine Speicherkompaktierung zumindest
auf den jiingsten Generation ausfithren, so kann sehr effizienter Allo-
kationscode eingesetzt werden, der gut vom Compiler inline plaziert
werden kann. Zur Implementierung der Speicherverwaltung einer vir-
tuellen Maschine, die aktuellen Performance-Anforderungen geniigt, ist
Kompaktierung also unerlésslich.

e Soll der Speicher kompaktiert werden, so mufl der Algorithmus exakt
sein, was zumindest fiir Sprachen ohne Markierung einen erheblichen
Aufwand bedeutet — Java erschwert dies noch weiter durch Schwéchen
im Bytecode-Format. Dennoch mufl dieser Aufwand im Sinne einer
schnellen Allokation in Kauf genommen werden.

e Generationale Garbage Collection ist der de-facto Standard moderner
virtueller Maschinen. Durch Konzentration auf junge Objekte gelingt
es, nicht nur die Pausen zu verkiirzen, sondern auch die insgesamt fiir
Garbage Collection aufgewendete Zeit zu verkiirzen.
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Abbildung 4.13: Die drei Hauptkomponenten aus Sicht der Speicherverwal-
tung

Threading

e Um Zeiger von alteren auf jiingere Generationen zu protokollieren, sind
mehrere effiziente Verfahren bekannt, die alle auf ,, Write Barriers* ba-
sieren. Beide produzieren eine sehr kurze Codesequenz, die der Compi-
ler wnline plazieren kann.

Weiterhin wurde die enge Integration zwischen der Speicherverwaltung und
den beiden anderen Hauptkomponenten dynamischer Compiler und Thread-
System offenbar: Sowohl bei der Allokation als auch beim Protokollieren
von Referenzen zwischen Generationen muf3 die Speicherverwaltung mit dem
Compiler zusammenarbeiten. Bei der Allokation und bei der Einleitung der
Garbage Collection ist eine Kooperation mit dem Thread-System vonnoten.

Zur Beschleunigung der auch bei generationaler Garbage Collection notwen-
digen Bereinigen des gesamten Speichers bieten sich inkrementelle Techniken
an. Die Sun HotSpot Maschine [Sun Microsystems, 1999] implementiert als
erste Java-VM den ,, Train“-Algorithmus — inzwischen folgen verschieden an-
dere Implementierungen [Appeal, 2000, Intel, 2000], so daf} sich auch hier ein
Standard herauszubilden scheint.

Als weiterer Punkt wurde die Implementierung von Garbage Collection fiir
Multiprozessorumgebungen untersucht. Klassische Algorithmen nutzen die
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Ressourcen hier nicht optimal aus, da sie sequentiell arbeiten und die Anwen-
dung wahrenddessen ausschliefen. Daher werden in diesem Bereich parallele
Ansitze verfolgt, die die Arbeit des Garbage Collectors im Sinne einer Last-
verteilung auf mehrere Prozessoren verteilt. Weiterhin existieren nebenléufige
Verfahren, in denen der Garbage Collector nebenléufig mit der Anwendung
ausgefithrt wird. Diese Verfahren sind zwar schon lange bekannt, es existi-
ern aber noch keine Implementierungen, die in ihrer Leistungsfahigkeit mit
den gut erforschten Algorithmen der generationalen Garbage Collection ver-
gleichbar wéren.

Abschlieend 148t sich festhalten, dafl die meisten der in aktuellen Java-
VMs verwendeten Techniken zur Implementierung der Speicherverwaltung
gut erforscht sind. Lediglich im Bereich der Garbage Collection fiir Multi-
prozessorumgebungen sind in den néichsten 1-2 Jahren groflere Fortschritte
zu erwarten.



Kapitel 5

Implementierung von
Nebenlaufigkeit

,Better Living through Concurrency®

Dave Butenhof

Die effiziente Implementierung einer Java Virtual Machine fiir Server-
Software erfordert die Ausnutzung mehrerer Prozessoren bei gleichzeitiger
Unterstiitzung einer hohen Zahl von Threads. Diese zwei Entwurfsziele in
Einklang zu bringen, verkompliziert das Laufzeitsystem in erheblichem Ma-
Be. Kernentscheidungen betreffen den Mechanismus und die Granularitit
von Thread-Wechseln, den Abbildungsmechanismus auf Systemkontexte, den
Umgang mit blockierenden Systemaufrufen sowie Globaloperationen wie das
Anbhalten aller Threads (,,stop-the-world*). Es ist zu priifen, inwieweit existie-
rende Betriebssystembibliotheken den gestellten Anspriichen gerecht werden.

Der Ubiquitdt von Monitoren und konfliktfreien Synchronisierungsoperatio-
nen mufl Rechnung getragen werden. Insbesondere sind die Kosten fiir nicht
verwendeter oder konfliktfreie Monitore ist so gering wie mdéglich zu halten.
Auch hier sind die Eigenschaften der Systembibliotheken in Betracht zu zie-
hen.

Das Laufzeitsystem mit Speicherverwaltung und Codegenerierung mufl un-
ter Beriicksichtigung nebenléufiger Ausfithrung entworfen und implementiert
werden, d.h. jeder Zugriff auf Laufzeitstrukturen wie die Klassenhierarchie,

95
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die Speicherorganisation und die Objektmetainformationen mufl in thread-
sicherer Manier erfolgen.

Im Folgenden werden Thread-Implementierungen und Synchronisierungsal-
gorithmen separat behandelt. Auf eventuelle Abhéngigkeiten wird entspre-
chend hingewiesen. Nach einer kurzen Einfiihrung in die verwendete Termino-
logie wird zunichst eine grobe Ubersicht gingiger Implementierungsklassen
und ihrer Eigenschaften gegeben und anschlieBend detailliert auf einzelne
Systeme eingegangen.

5.1 Terminologie

Im Kontext der Sprachimplementierung ist der Thread-Begriff vielfach {iber-
laden:

e Die Programmiersprache stellt eine Thread-Abstraktion zur
Verfiigung, z.B. Java-Threads. Diese werden im folgenden als
Programmiersprachen-Threads bezeichnet.

e Das Betriebssystem bietet oftmals Schnittstellen und Bibliotheken zur
Thread-Programmierung, z.B. POSIX Threads. Diese werden folgend
als Betriebssystemthreads bezeichnet.

e Der Betriebssystemkern verwaltet Threads als Ausfithrungskontexte,
die auf die Ressource , Prozessoren“ zu verteilen sind. Nachstehend
wird der géngiger Terminologie folgend der Begriff des leichtgewich-
tigen Prozesses (lightweight process, LWP) verwendet.

Eine &hnliche Situation ergibt sich fiir Synchronisationsmechanismen. Kon-
zepte gegenseitigen Ausschlusses finden sich auf allen drei Schichten. Auch
hier wird zumeist ein entsprechender Prifix zur Disambiguierung verwendet,
also Programmiersprachen-, Betriebssystem- und Kern-Sperren.

Die Nebenlaufigkeitskonzepte der einzelnen Schichten koénnen auf vielfaltige
Weise aufeinander abgebildet werden, um Nebenlaufigkeit in einer Program-
miersprache zu implementieren. Teilweise kann auch ganz auf die Verwendung
von Funktionalitdt des Betriebssytems oder des Betriebssytemskerns verzich-
tetet werden. Die verschiedenen Ansétze werden im Folgenden dargelegt.
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5.2 Threads

Aufgabe einer Thread-Implementierung ist die Bereitstellung mehrerer un-
abhéngiger Ablaufstriange, die einen eigenen Aufruf-Stack und damit eigene
lokale Variablen und Instruktionszeiger besitzen. Werden keine Threads einer
niedrigeren Schicht genutzt oder werden Threads der oberen Schicht auf eine
kleinere Anzahl von Threads einer unteren Schicht abgebildet, so mufl ein
Mechanismus zur Zuteilung und Entzug von Rechenzeit — ein sogenannter
Scheduler — realisiert werden.

5.2.1 Threads auf Anwendungsebene

Werden Threads in der VM allein auf Anwendungsebene realisiert, ohne da-
bei auf Funktionalitdt des Betriebssystems zuriickzugreifen, so spricht man
von Implementierungen im wuser space. Erzeugung, Zuteilung von Rechen-
zeit und Synchronisation der Threads finden statt, ohne daf} entsprechende
Betriebssystemfunktionen verwendet werden. Fiir das Betriebssystem stellt
sich die VM als ein nicht nebenlédufiger Prozefl dar. Implementierungen im
user space werden auch als ,,n:1-Implementierungen* bezeichnet, da hier alle
Programmiersprachen-Threads auf einen Betriebssystem-Thread abgebildet
werden.

Dies kann aus verschiedenen Griinden geschehen:

Verfiigbarkeit Eine nebenldufige Programmiersprache soll auf einem Sy-
stem implementiert werden, das die Ausfithrung mehrerer Threads
nicht unterstiitzt. So existieren Java-Implementierungen fiir PalmOS
und Windows 3.1, obwohl keine dieser beide Plattformen iiber ein
Thread-Konzept verfiigt.

Effizienz Kontextwechsel zwischen zwei Threads erfordern keinen Aufruf
des Betriebssystem-Schedulers. Dieser Ubergang vom user space in den
kernel space ist aufwendig und belastet die Effizienz des Systems er-
heblich. [Anderson et al., 1991] nennen ein bis zwei Gréflenordnungen
Zeitdifferenz zwischen Kontextwechseln auf Anwendungsebene und auf
Systemkernebene.

Flexibilitdt Durch eine eigene Implementierung kann die VM Thread-
Funktionalitdten realisieren, die vom Betriebssystem nicht zur
Verfiigung gestellt werden. Beispielsweise spezifiziert der Smalltalk
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Sprachstandard prézise einen prioritiatsbasierten Scheduler, der von der
VM entsprechend umgesetzt werden muf.

Portabilitidt Je weniger Betriebssystemschnittstellen in einer Implemen-
tierung genutzt werden, desto einfacher kann diese auf ein anderes
System iibertragen werden. Insbesondere die Standardisierung von
Thread-Schnittstellen ist erst vor kurzem entscheidend vorangeschrit-
ten — Implementierungen des POSIX Standards 1003.1¢-1996 (,,PO-
SIX Threads“) [POSIX, 1996] sind erst seit ca. 1998 ausreichend auf
UNIX-Systemen verfiighar. Die Java-Referenzimplementierung Clas-
sic VM[Sun Microsystems, 2000a], die Sun seinen Lizenznehmern zur
Verfiigung stellt, enthélt daher eine Thread-Implementierung im user
space (,green threads).

Einfache Implementierung In einer Thread-Implementierung im wuser
space wird der Scheduler nur explizit aufgerufen oder 143t sich in der
Regel ausschalten. Teile der Maschinenimplementierung brauchen da-
her nicht thread-sicher implementiert zu werden — ein nicht zu un-
terschétzender Vorteil.

Implementierungen um wuser space lassen sich weiter nach ihrem Unterbre-
chungsmechanismus klassifizieren (preemption):

Freiwillige Prozessoraufgabe (voluntary yield). Der Thread behilt so-
lange die Kontrolle, bis der Anwendungscode einen expliziten Aufruf
an den Scheduler tatigt. Dieser kann dann den Thread-Zustand sichern
und einen Thread-Wechsel vornehmen.

Diese Technik erfordert natiirlich entsprechend strukturierte Anwen-
dungsprogramme. Fiir eine virtuelle Maschine ist dies jedoch unproble-
matisch, denn der ,, Anwendungscode ist in diesem Fall der Interpreter
oder der vom Compiler generierte Code und kann damit automatisch
entsprechend instrumentiert werden.

Nur beim Aufruf externen Codes besteht die Gefahr, dafl ein Thread
iitber Gebiihr lange den Prozessor belegt oder gar durch Warten auf
ein externes Ereignis die Gesamtheit der Threads blockiert. Steht ei-
ne Systemthread-Schnittstelle zur Verfiigung, so konnen fiir diese Félle
neue Betriebssytem-Threads oder LWP gestartet werden. Dieser An-
satz fiithrt hin zu Two-Level-Implementierungen, die wir in 5.2.3 be-
schreiben.

Es reicht aus, zwei Operationen zu moglichen Unterbrechungspunkten
zu machen:
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e Methodenaufrufe bzw. Methodenprologe

e Riickwirtsspriinge in Schleifen

Codeblocke zwischen zwei solchen Punkten werden linear durchlaufen
und sind daher im Allgemeinen ausreichend kurz, um héaufige Thread-
Wechsel zu ermoglichen.

Zeitgesteuerte Unterbrechung Durch einen Betriebssystemmechanis-
mus (z.B. UNIX Signale) konnen regelméfliig Unterbrechungen des Be-
nutzerprogramms verursacht und die Kontrolle an den Scheduler iiber-
geben werden. Dieser Mechanismus funktionert im Gegensatz zur frei-
willigen Prozessoraufgabe in der Regel auch dann, wenn gerade Code
einer externen Bibliothek ausgefiithrt wird.

Die wichtigesten Vorteile von Thread-Implementierungen auf Anwendungs-
ebene sind schnelle Kontextwechsel und ihre Portabilitéit. Da sie mit relativ
geringen Kosten realisiert werden konnen, eignen sie sich hervorragend fiir
Systeme mit einer hohen Zahl von Threads. Gewichtige Nachteile stellen
die fehlende Nutzung mehrer Prozessoren sowie der aufwendige Umgang mit
blockierenden Systemaufrufen dar.

5.2.2 Threads als leichtgewichtige Prozesse

Die Vorteile nebenldufiger Programmierung werden nicht erst in Imple-
mentierungen moderner Programmiersprachen genutzt. Das Thread-Konzept
der Ausfiihrung mehrerer nebenldufiger Aktivitdten auf einem gemeinsamen
Adrefiraum wird von vielen Betriebssystemen seit langem bereits im Kern un-
terstiitzt und Anwendungsprogrammen durch entsprechende Systemschnitt-
stellen angeboten.

Es liegt daher nahe, jeden Programmiersprachen-Thread mit Hilfe jeweils ei-
nes LWP zu implementieren, eine sogenannte ,,1:1-Implementierung®. Meh-
rere Griinde sprechen dafiir:

Einfache Implementierung Die Implementierung eines Schedulers kann
entfallen, da dieser vom Betriebssystem bereitgestellt wird.

Multiprozessorfihigkeit Die Ressource ,Prozessor® wird vom Betriebs-
system verwaltet. Nur durch Nutzung mehrerer LWP kann dem Be-
triebssystem die Nebenldufigkeit der Applikation kommuniziert und die
parallele Ausfithrung auf mehreren Prozessoren veranlafit werden. Eine
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Implementierung im wuser space verhélt sich dem Betriebssystem ge-
geniiber wie eine nicht nebenlaufige Anwendung und kann daher nicht
parallel ausgefiihrt werden.

Blockierende Systemaufrufe Vor allem Ein-Ausgaberoutinen des Be-
triebssystems kénnen mit Blockiersemantik versehen sein. Man spricht
auch von synchroner Ein- und Ausgabe. Das bedeutet, ein 1/O-Aufruf
kehrt so lange nicht zuriick, bis die Operation beendet wurde. Das Be-
triebssystem sorgt dafiir, dal hierbei nur der LWP blockiert, der die
I/O-Operation durchfiihrt. Eine Implementierung im user space muf
statt dessen blockierende I/O-Operationen mit Hilfe nichtblockierender
Betriebssystemfunktionen simulieren, da ansonsten der gesamte Prozef3
mit allen Threads blockieren wiirde. Dies ist aufwendig zu implemen-
tieren und geht zur Lasten der Effizienz.

Parallelitdt kann nur durch die Verwendung von LWP erreicht werden, da
allein das Betriebssystem Kontrolle iiber Prozessorvergabe und blockierende
[/O-Operationen besitzt. Demgegeniiber stehen hohe Kosten fiir Transitio-
nen vom user space in den kernel space, die die VM-Performanz belasten,
sowie Limitationen der Skalierbarkeit.

5.2.3 Zweistufige Thread-Implementierungen

Sowohl das n:1- als auch das 1:1-Modell entsprechen jeweils einer Sichtwei-
se von Nebenldufigkeit als Abstraktions- oder Parallelisierungsmechanismus.
Thre Nachteile verhindern den Einsatz im jeweils anderen Kontext:

e Implementierungen im wuser space nutzen nicht die Ressourcen einer
Mehrprozessormaschine. 1/O-Operationen miissen mit Hilfe ineffizien-
ter Hilffunktionen abgewickelt werden.

e Implementierungen mit LWP skalieren schlecht, da ein zunehmender
Anteil der Rechenzeit in Kontextwechseln zwischen user und kernel
space verbracht wird.

Zweistufige Implementierungen versprechen Abhilfe durch eine Kom-
bination beider Modelle. Diese Implementierungen nutzen eine auf
[Anderson et al., 1991] basierende zweistufige Architektur, in der sowohl
Threads auf Anwendungsebene als auch LWP zum Einsatz kommen. Viele
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UNIX-Derivate (z.B. AIX, IRIX, Solaris und Tru64 Unix) setzen diese Ar-
chitektur fiir ihre Implementierung der POSIX Thread-Schnittstelle um, da
sie flexibel iiber verschiedene Anwendungsprofile skaliert [Vetter et al., 1999,
Sun Microsystems, 2000c, Compag, 1999]. Interessanterweise scheinen erst
Java-Implementierungen diese Bibliotheken an ihre Grenzen bringen — eine
Zahl von Betriebssystemupdates der Solaris-Thread-Bibliothek, die fiir den
fehlerfreien Betrieb der JVM erforderlich sind, ist ein deutlicher Beleg fiir
diese These [Sun Microsystems, 2000d].

Schliissel der Architektur ist die Abbildung von vielen im user space imple-
mentierten Threads auf eine kleine Anzahl von LWP. Maximale Parallelitét
wird bereits erreicht, wenn die Zahl der LWP gewihlt wird als

k=p+i (5.1)

(k: Zahl der LWP, p: Zahl der Prozessoren, i: Zahl der zu diesem Zeitpunkt
aktiven I/O-Operationen). Gleichzeitig ist sichergestellt, dal Kontextwechsel
zwischen im user space implementierten Threads keinen Aufruf des Betriebs-
systemkerns erfordern und daher sehr leichtgewichtig sind.

Um diese Zahl zu ermitteln, miissen der Kern-Scheduler und Anwendungs-
Scheduler miteinander kommunizieren, insbesondere mufl dem Anwendungs-
Scheduler das Blockieren eines LWP mitgeteilt werden, damit dieser einen
neuen LWP anfordern kann (siehe Abbildung 5.1: Im Idealfall sind genau p
(hier 4) LWP im Zustand ,Running®). Bietet der Betriebssystemkern keine
entsprechende Kommunikationsschnittstelle, so kann vereinfachend eine fixe
Zahl von LWP genutzt werden, die in etwa dem erwarteten Wert von k
entspricht.

Fiir Implementierungen virtueller Maschinen, die zu einer hohen Zahl
von Threads skalieren und dabei mehrere Prozessoren nutzen sollen,
sollte folglich die Wahl auf eine zweistufige Architektur fallen. VM-
Implementierungen, die Threads mit Hilfe einer solchen Thread-Bibliothek
des Betriebssystems realisieren, profitieren automatisch von genann-
ten Vorteilen. Dazu zdhlen beispielsweise die Solaris-Versionen der Sun
Classic VM [Sun Microsystems, 2000a] mit native threads Option, der
Sun HotSpot-VM [Sun Microsystems, 1999], und der Sun Research VM
[Sun Microsystems, 2000e] sowie das IBM JDK auf AIX [IBM, 2000]. Linux-
JVMs, die Threads direkt durch LinuxThreads [Leroy, 1997] realisieren,
gehoren nicht dazu, da der Linux-Kernel kein Two-Level-Scheduling un-
terstiitzt [Bryant and Hartner, 2000]. Gleiches gilt fiir Java-Maschinen, deren
Threads direkt auf die LWPs von Windows NT abgebildet werden.
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kernel scheduler: neuer LWP
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Abbildung 5.1: Blockieren eines LWP (LWP-Zustdnde: R=Running,
B=Blocked)

Insbesondere fiir die letzten beiden Betriebssysteme existieren mehrere
Java-Implementierungen mit VM-basierten Anwendungs-Schedulern. Hierzu
zéhlen JRockit von Appeal [Appeal, 2000] sowie das Laufzeitsystem des Na-
turalBridge BulletTrain Compilers [NaturalBridge, 2000]. Die IBM Jalapeno
VM implementiert einen eigenen Scheduler auf AIX Pthreads (siche 5.3.1).

5.2.4 Blockierende Aufrufe in separaten Threads

VisualWorks, die Smalltalk-Implementierung von Cincom (ehemals
ParcPlace, ObjectShare) [Cincom, 2000] steht in der Tradition von
Thread-Implementierungen, die allein im wuser space realisiert sind. Al-
le Prozesse — so der Ausdruck fiir Smalltalk-Threads — werden vom
Smalltalk-Scheduler auf einem LWP, ohne Interaktion mit dem Betriebssy-
stem verwaltet. Das Ergebnis ist eine hochperformante virtuelle Maschine,
die ohne Synchronisation implementiert werden kann.

Aufrufe von Systemroutinen stellen ein gewichtiges Problem dar: blockiert
der Aufruf im Kernel, ist die gesamte virtuelle Maschine suspendiert. Dies
fithrt bestenfalls zu schlechter Laufzeitperformanz, schlimmstenfalls zu Dead-
lock. Dies ist fiir serverseitige Anwendungen nicht akzeptabel. Smalltalk-
Code soll jedoch weiterhin nur von einem LWP ausgefiihrt werden, um die
effiziente Maschinenarchitektur beibehalten zu kénnen.

Diese Uberlegungen fithren zu folgendem Entwurf [Miranda, 1997]: dem
Smalltalk-VM-LWP wird ein Pool von LWPs zur Seite gestellt, die exklu-
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siv zur Ausfithrung externer Bibliotheksaufrufe genutzt werden. Die Biblio-
theksdeklarationen einer externen Routine ist dazu mit dem Schliisselwort
_threaded zu markieren und bedeutet der VM, entsprechende Aufrufe auf
einem eigenen Betriebssytemkontext auszufiihren.

Ruft nun ein Smalltalk-Proze3 eine solche Routine auf, so wird der Auf-
ruf dem LWP-Pool iibergeben und der ProzeB in der VM als suspendiert
markiert. Die VM kann nun andere Prozesse ausfithren. Nach erfolgter
Ausfiithrung des externen Aufrufs oder bei einem Riickruf in die VM wird
der rufende Prozel wieder als lauffihig markiert und nimmt am Scheduling
der VM teil. Es findet hier also keine Kommunikation mit dem Scheduler
des Betriebssystems statt, sondern die Aufrufe werden bereits praventiv auf
einen anderen LWP umgeleitet.

Man beachte, dafl diese Thread-Implementierung fiir den Fall p = 1, d.h.
einer Uniprozessormaschine, dem Idealmodell dieses Abschnitts entspricht.
Dabei wird die Besonderheit ausgenutzt, dafl die I/O-Prozessoren nicht auf
VM-Strukturen zugreifen und somit keine Synchronisierung erforderlich ist.

5.3 Stopping The World

Fiir die Speicherverwaltung stellt das Thread-System einen wichtigen Dienst
zur Verfiigung: um einen konsistenten Satz von Wurzelreferenzen innerhalb
der Thread-Stacks sicherstellen zu konnen, miissen alle Threads angehalten
werden. Im Falle eines exakten Collectors kommt erschwerend hinzu, daf§ sich
alle Threads an einem konsistenten Punkt mit entsprechenden Referenzta-
bellen befinden miissen.

Da im Allgemeinen nicht an jeder Instruktion eine entsprechende Referenz-
tabelle (2.2.2) zur Verfiigung steht, miissen die Threads bis zu einem der
néichsten konsistenten Punkte fortfahren. Erst wenn alle Threads an so einem
Punkt angehalten haben, kann der Garbage Collector seine Arbeit beginnen.
Um die durch eine Garbage Collection verursachten Pausen moglichst klein
zu halten, ist es von grofler Bedeutung, diese Transition auch fiir eine grofie
Zahl von Threads effizient vollziehen zu kénnen.

Es lassen sich zwei grundsétzliche Strategien unterscheiden: Polling und Co-
demodifikation. Polling erfordert, dafl Threads regelméflig an GC points die
Aufforderung zur Garbage Collection erfragen und bei positivem Ergebnis
die Transition vornehmen. Dies erfordert entsprechenden Code an allen po-
tentiellen Haltepunkten. Zur Platzoptimierung kann man hier z.B. auf ein
polling an Aufrufstellen verzichten und dieses statt dessen in Methodenpro-
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logen ausfiithren. Da ein polling an jedem Methodenaufruf und jeder Schleife
ausgefiihrt wird, ist dieser Mechanismus sehr sorgfiltig zu optimieren. Die
effizienteste Realisierung (Verzweigungen, Unterbrechungen o.4.) hingt stark
von der verwendeten Architektur und dem Betriebssystem ab.

Polling ist im Interpretermodus eine zu vernachlassigende Grofle; bei iiber-
setzten Methoden ergibt sich ein anderes Bild. Die Laufzeiteffizienz 148t sich
hier durch Codemodifikation signifikant verbessern. Hierzu wird folgender-
maflen vorgegangen: um eine Garbage Collection einzuleiten, werden alle
Threads suspendiert. Darauthin wird der Maschinencode der gerade aus-
gefithrten Methoden an designierten Haltepunkten dahingehend modifiziert,
daf der Thread eine unbedingte Transition zur Garbage Collection vornimmt.
Es ist dabei erforderlich, alle moglichen Kontrollpfade abzudecken. Da ein
Methodenaufruf in der Regel mehrere potentielle Ziele hat, ist es sinnvoller,
die aufrufende statt die aufgerufenen Methoden zu modifizieren. Die inkon-
sistenten Threads werden nun wieder aufgeweckt und laufen bis zu einem
solchen Punkt — man sagt auch, sie werden vorgerollt. Diese Technik &hnelt
dem Vorgehen von Debuggern beim Setzen von Breakpoints. Eine detaillier-
te Darstellung der Implementierung in der Sun Research VM findet sich in
[Agesen, 1998].

5.3.1 Unterbrechung nur an konsistenten Punkten

In einer zeitgesteuerten zweistufigen Thread-Bibliothek hat das ausgefiihrte
Programm keinen Einflufl auf die Unterbrechungspunkte. Dies hat zur Folge,
daf} sich p Threads in Ausfithrung befinden, ¢ Threads konsistent in System-
aufrufen blockiert sind, und n—p—i Threads wahrscheinlich in inkonsistenten
Regionen unterbrochen und suspendiert sind (Abbildung 5.2). Die Transition
zur Garbage Collection bedeutet daher, daf§ n — ¢ Threads bis zu einem GC

point vorgerollt werden miissen®.

Stellt man statt dessen sicher, dafl Threads ohnehin nur an konsistenten
Punkten unterbrochen werden, reicht es aus, p < n — ¢ Threads bis zur
nachsten Unterbrechung fortlaufen zu lassen (Abbildung 5.3). Eine entspre-
chende Unterbrechungsstrategie mufl durch einen im wuser space implemen-
tierten Scheduler in der VM realisiert werden; es ist daher nicht moglich,
auf die generischen Betriebssystembibliotheken zuriickzugreifen. Die Auto-
ren der Jalapeno Virtual Machine von IBM Research argumentieren, auf
diese Weise die Transition zur Garbage Collection signifikant zu beschleuni-

[Agesen, 1999] deutet eine potentielle deutliche Reduktion dieser Zahl von inkonsi-
stenten Threads an, vertieft dieses jedoch nicht weiter.
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Abbildung 5.2: Konsistente und inkonsistente Threads bei beliebiger Unter-
brechungsstrategie: n — ¢ > p Threads sind inkonsistent.

gen [Alpern et al., 2000].

Allerdings mufl man folgendes beachten: Die Implementierung des Schedu-
lers wird hierdurch komplexer. Der Jalapeno Scheduler kann sich auf polling
eines hardwareunterstiitzten, zeitgesteuerten Prozessorbits abstiitzen. Fehlt
eine solche Unterstiitzung, liegt der Verdacht nahe, daf§ der Aufwand hier
von der Speicherverwaltung in den Scheduler verlagert wird; es folgt also
kein Performancegewinn, dafiir aber eine gleichméfligere Verteilung des Ver-
waltungsaufwands. Entsprechende Studien sind uns nicht bekannt.

5.4 Synchronisierung

Implementierer des Thread-Systems einer virtuellen Maschine fiir Java sehen
sich insbesondere mit zwei Problemen konfrontiert:
1. Jedes Objekt kann zur Synchronisation verwendet werden.

2. Die Verwendung thread-sicher implementierter Standardbibliotheken
fithrt zu einer hohen Rate von Synchronisationsoperationen.
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Abbildung 5.3: Konsistente und inkonsistente Threads bei Unterbrechung
nur an konsistenten Punkten: nur p Threads sind inkonsistent.

Der Entwickler mufl daher sorgfiltig die Platz- und Zeiteffizienz der Monito-
rimplementierung gegeneinander abwégen.

In diesem Abschnitt wird dargestellt, welche Implementierungsmodelle fiir
Monitore existieren. Unter anderem demonstrieren wir, wie sich die Synchro-
nisationsprimitive ,,Monitor* wiederum auf einfachere Synchronisationsope-
rationen — bis hin zu atomaren Prozessorinstruktionen — abbilden lésst.
Am Ende des Abschnitts wird detailliert auf einzelne Implementierungen
eingegangen.

5.4.1 Entwurfsdimensionen

In diesem Abschnitt werden einige ausgewéhlte Entwurfsdimensionen fiir die
Monitorimplementierung und ihre Auswirkung auf die Systemperformanz
diskutiert.

Sperrstrategie Ist eine Sperre bereits erworben, so kann ein weiterer Er-
werber entweder blockieren oder die Sperre iterativ testen (spin locking, busy
wait). Letztere Option sollte nur genutzt werden, wenn dies weniger Prozes-
sorzeit benotigt als der sonst erforderliche mehrfache Kontextwechsel. Da
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Monitore in Java {iber unbestimmte Zeit gehalten werden kénnen, sollte eine
blockierende Strategie gewéhlt werden.

Allokationszeitpunkt Java-Objekte konnen mit Monitoren ausgestattet
werden, indem diese direkt in die Objektstruktur eingebettet oder bei der
Objektallokation separat angelegt und aus dem Objekt referenziert werden.
Wie bereits argumentiert, ist dieses Implementierungsmodell aufgrund der
Allokation iiberwiegend ungenutzter Monitore nicht akzeptabel. Monitore
miissen daher dann angelegt werden, wenn sie erstmals benotigt werden.

Zuordnungsmechanismus Da eine Einbettung in das Objekt aus Platz-
griinden entfillt, miissen Monitorstrukturen ihren Objekten zugeordnet wer-
den. Dies kann entweder durch direkte Referenzen aus dem Objektkopf oder
durch indirekte Zuordnung mittels einer Tabelle geschehen.

Hier wird Zeit- gegen Platzeffizienz abgewogen: eine direkte Referenz
ermoglicht Zugriff auf den Monitor in konstanter und kurzer Zeit, wahrend
die Monitorreferenz als ein Wort pro Objekt zu Buche schlédgt. Um den Platz-
bedarf zu mindern, kann die Monitorreferenz an Stelle eines anderen Wortes
im Objektkopf abgelegt werden. Der iiberschriebene Wert — typischerweise
der Hashwert des Objektes — wird dann in der Monitorstruktur abgelegt.
Diese Technik wird header word displacement genannt und in der Sun Rese-
arch VM [Sun Microsystems, 2000e] sowie der Hotspot Performance Engine
[Sun Microsystems, 1999] eingesetzt. Beide Monitorimplementierungen wer-
den in den Abschnitten 5.4.4 respektive 5.4.5 ndher diskutiert.

Eine Tabellenstruktur hat keinen Platzbedarf fiir nicht genutzte Moni-
tore, allerdings kann kein Zugriff in konstanter Zeit garantiert werden.
Insbesondere mufl die Tabelle selbst thread-sicher gemacht werden; Zu-
griffskonflikte auf dieser zentralen Struktur sind wahrscheinlich, weshalb
die Laufzeitperformanz kritisch zu betrachten ist. Die Sun Classic VM
[Sun Microsystems, 2000a] und Cacao [Krall and Probst, 1998] implementie-
ren den Monitorzugriff auf diese Weise (die Tabelle und ihre Sperre heifien
hier monitor cache und monitor cache lock).

Variable Monitordarstellung Haufig wird ein Monitor nur von einem
Thread rekursiv erworben, ohne dafl ein Konflikt vorliegt oder die Ereig-
nisvariable genutzt wird. In diesem Fall ist die Darstellung einer Warteli-
ste iiberfliissig und der Monitor reduziert sich auf den Besitzeridentifikator
und einen (kleinen) Rekursionszéhler, welche gemeinsam in einem Maschi-
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nenwort reprasentiert werden kénnen. Statt einer separaten Struktur kann
der Monitor also im Objektkopf abgelegt und damit schneller zugegriffen
werden. Nur bei Bedarf (Konflikt oder hohe Rekursionstiefe) muf er in ei-
ne separate Struktur konvertiert werden. Diese Technik wurde erstmals von
[Bacon et al., 1998] fiir Java-Monitore vorgeschlagen und mehrfach verfeinert
[Alpern et al., 2000, Onodera and Kawachiya, 1999]. Dieses Modell wird de-
tailliert in Abschnitt 5.4.5 beschrieben.

5.4.2 Feinstruktur von Monitoren

Obwohl Monitore in Java Sprachprimitive sind, mit deren Hilfe nebenléufi-
ge Berechnungen auf gemeinsamen Daten koordiniert werden, zeigt sich,
daf sie selbst komplexe Datenstrukturen darstellen. Ein Monitor nach Java-
Semantik enthélt eine rekursive Sperrre und eine Ereignisvariable und muf
demnach mindestens folgende Informationen vereinigen:

monitor:
owner ; Besitzer der Sperre (aktiv)
depth ; Erwerbungstiefe
entering ; Menge der erwerbenden Threads (suspendiert)
waiting ; Menge der wartenden Threads (suspendiert)

Weiterhin miissen — abhéngig von der Thread-Implementierung — Mecha-
nismen zum Suspendieren und Reaktivieren von Threads existieren.

Damit lésst sich eine abstrakte Implementierung fiir Monitore konstruieren:
die Monitoroperationen monitorenter und monitorexit konnen dann wie in
Abbildung 5.4 implementiert werden. Sie garantieren gegenseitigen Ausschluf3
im Zugriff auf ihr Java-Objekt.

Die gewahlte Monitorimplementierung héngt von der gewiinschten Monitor-
semantik ab — z.B. ob und wie die Erwerbungsreihenfolge von der Ankunfts-
reihenfolge der Threads abhéngen soll. Die Java-Spezifikation gibt hier keine
besondere Semantik vor.

Unabhéngig davon ist der hier dargestellte Algorithmus in einem zentra-
len Punkt unvollstéandig: die Monitorstruktur selbst ist nicht vor nebenléaufi-
gem Zugriff geschiitzt. Um einen atomaren Ubergang des Monitorzustands
zu garantieren, mufl sie wiederum durch eine Sperre abgesichtert werden.
[Agesen et al., 1999] sprechen von einer Metasperre (meta-lock).
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monitorenter:

if owner is null:
owner := current thread
depth :=1

else if owner is current thread:
depth++

else:
add current thread to entering
suspend current thread

monitorexit:
require owner be current thread
if depth > 1:
depth--
else if entering is empty:
owner := null
else:
owner := some element removed from entering

depth :=1
wake up owner

109

Abbildung  5.4:  Pseudo-Implementierung der  Monitoroperationen

monitorenter und monitorexit
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5.4.3 Metasperren

Die Notwendigkeit fiir eine Metasperre stellt keinen rekursiven Schluf3 dar,
da Metasperren stark vereinfachte FEigenschaften aufweisen:

e Metasperren werden nicht rekursiv erworben. Damit braucht kein
Zahler der Rekursionstiefe gefiihrt zu werden.

e Ein Thread hélt maximal eine Metasperre zur Zeit. Es ist also durch
Normalisierung dieser 1:]0..1]-Beziehung moglich, Informationen aus
der Monitorstruktur direkt dem besitzenden Thread, statt einer zusétz-
lichen Struktur zuzuordnen. Es wird sich spéter zeigen, wie sich diese
Eigenschaft ausnutzen lésst.

e Metasperren werden nur iiber definierte, kurze Codestiicke gehalten.
Kann man sicherstellen, daf3 einem Thread, der eine Metasperre hélt,
nicht iiber einen ldngeren Zeitraum der Prozessor entzogen wird, so ist
es vertretbar, eine Metasperre durch spin-locking zu realisieren, und es
brauchen keine Wartelisten gefithrt zu werden. Dies hédngt vor allem
von der Unterbrechungsstrategie der Thread-Implementierung ab.

Als Folge lasst sich eine Metasperre auf ein Maschinenwort reduzieren, das
mit Hilfe atomarer Maschineninstruktionen (z.B. CAS [SPARC, 1998]) er-
worben wird. Abbildung 5.5 stellt die vereinfachte Monitorimplementierung
erginzt um Metasperren dar.

Beispiele

Metasperren finden sich vielfach in Implementierungen des POSIX
Thread Standards [POSIX, 1996]. Dieser definiert einen abstrakten Typ
pthread mutex_t, welcher &hnlich obiger Monitorstruktur implementiert
werden kann. Ein Feld der Sperrstruktur fungiert dann als Metasperre, z.B.
spinlock bei LinuxThreads [Leroy, 1997]. Virtuelle Maschinen, die Synchro-
nisation mit Hilfe solcher Thread-Bibliotheken realisieren, verwenden dem-
nach entsprechende Strukturen. Dies gilt beispielsweise fiir die Sun Classic
VM [Sun Microsystems, 2000a] mit native threads Option.

Die Jalapenio Virtual Machine von IBM Research [Alpern et al., 2000] ist mit
minimalen Betriebssystemabhéngigkeiten implementiert. Auch die Synchro-
nisationsoperationen sind im user-level mit Hilfe zweier Instruktionen der
PowerPC-Architektur [May et al., 1994] implementiert. lwarx (load reserve)
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acquire metalock:
while cas(metalock, 0, 1) fails:
spin

release metalock:
metalock := 0

monitorenter:
acquire metalock #H
if owner is null:
owner := current thread
depth :=1
release metalock ##
else if owner is current thread:
depth++
release metalock ##
else:
add current thread to entering
release metalock ##

suspend current thread

monitorexit:

acquire metalock #i#
require owner be current thread
if depth > 1:

depth--

release metalock #i#
else if entering is empty:

owner := null

release metalock #H
else:

owner := some element removed from entering

depth :=1

wake up owner

release metalock #Ht

Abbildung  5.5:  Pseudo-Implementierung  der  Monitoroperationen
monitorenter und monitorexit erweitert um Metasperren
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ladt ein Speicherwort und vermerkt gleichzeitig eine — nicht verpflichtende
— Reservierung der entsprechenden Cache-Line. stwcx (store conditional)
speichert ein Wort, vorausgesetzt, die Reservierung der Cache-Line wurde
eingehalten. Dieses Instruktionspaar lasst sich somit wie eine ,, Compare-and-
Swap“-Instruktion verwenden.

Jalapeno benutzt zwei verschiedene Reprisentationen fiir Monitore - thin
und fat locks. Thin locks stellen eine weitere Optimierung dar, die wir in Ab-
schnitt 5.4.5 behandeln. Jalapenos fat locks hingegen entsprechen der oben
dargestellten Monitor-Implementierung nahezu vollstandig. Ein fat lock ist
eine eigenstandige Struktur, die durch ein Feld im Objektkopf referenziert
wird. Sie enthélt alle Felder der Beispielimplementierung metalock, owner,
depth, entering, waiting sowie ein sechstes Feld, welches das zugeord-
nete Java-Objekt referenziert. Fat locks konnen nach Bedarf verschiedenen
Java-Objekten zugeordnet werden. Uber das zusétzliche sechste Feld wird
das Zuordnungsprotokoll Objekt«sMonitor abgewickelt.

Auf Anwendungsebene realisierte Thread-Implementierungen, wie z.B. green
threads, deaktivieren den Unterbrechungsmechanismus so lange, wie ein
Thread eine Monitorstruktur manipuliert. Aus diesem Grund brauchen Mo-
nitorstrukturen nicht vor nebenlaufigem Zugriff geschiitzt zu werden. Man
kann dieses Vorgehen als degenerierte, globale Metasperre ansehen.

5.4.4 Eine fortgeschrittene Metasperrenimplementie-
rung

[Agesen et al., 1999] streben eine moglichst platzeffiziente und trotzdem per-
formante Monitorimplementierung an. Die Monitorstruktur beruht auf fol-
genden Vorgaben:

e Wenige Objekte werden als Monitore genutzt. Der Platzbedarf unbe-
nutzter Monitore sollte also moglichst gering gehalten werden. Dazu
wird das Hashfeld im Objektkopf multimodal genutzt; der aktuelle Mo-
dus wird durch zwei freie Markierungsbits kodiert. Im iiberwiegenden
Fall eines ungenutzten Monitors entstehen daher Platzkosten von le-
diglich zwei Bit.

e Wihrend eines Uberganges des Monitorzustandes, geschiitzt durch die
Metasperre, braucht die Monitorstruktur fiir andere Threads nicht
verfiigbar zu sein, da sie ohnehin nicht zugreifen diirfen. Die Metasperre
kann also im gleichen Feld wie die Monitordaten angelegt werden.
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e Es brauchen keine eigenen Metasperrstrukturen (mit gesicherten
Monitor- oder Hashzustdnden) angelegt zu werden, da ein Thread nur
eine Metasperre zur Zeit halten kann. Statt dessen kénnen diese direkt
auf dem Thread-Stack représentiert werden.

e Threads sind durch die entsprechende Systembibliothek des Solaris Be-
triebssystems realisiert. Auch wenn Metasperren gewohnlich nur ex-
trem kurz (wenige 10 SPARC-Instruktionen) gehalten werden, kénnen
im Ausnahmefall durch Entscheidungen des Schedulers ldngere Phasen
mit erworbenen Metasperren auftreten. Metasperren sollten daher nicht
durch spin locks implementiert werden. Statt dessen blockieren Threads
bei konkurrierendem Erwerb einer Metasperre, und eine Listenstruktur
erméglicht die Ubergabe der Metasperre an einen Nachfolger (handoff).

Die Struktur der Metasperre

Besitzer und Bewerber einer Metasperre bilden eine verkettete Liste. Jeder
Thread referenziert dabei den Thread, der sich zuvor in die Liste eingetragen
hat, in einer lokalen Variable. Die Eintragung findet durch einen atoma-
ren Tausch des bisherigen Wortes im Objektkopf mit der Referenz auf das
Thread-Objekt statt (SPARC-V9-Instruktion SWAP [SPARC, 1998]).

Nach dem Tausch kann der Thread anhand der Markierungsbits des vorhe-
rigen Wertes entscheiden, ob er die Metasperre erwerben konnte, oder ob
diese bereits den Verweis auf einen Vorgédnger-Thread enthélt und damit ein
Konflikt beim Erwerb der Metasperre besteht.

Wurde die Metasperre erfolgreich erworben, so kann die Monitorstruktur ma-
nipuliert werden und in den Objektkopf zuriickgeschrieben werden — voraus-
gesetzt, kein anderer Thread hat sich fiir die Metasperre angemeldet (siehe
Abbildung 5.6). Der Besitzer kann eine etwaigen Konflikt anhand des aus dem
Objektkopf getauschten Wertes erkennen: enthélt er noch die Adresse des jet-
zigen Metasperrenbesitzers, so kann die Monitorstruktur geschrieben werden
— diese Operationsfolge wird atomar durch die SPARC-V9-Instruktion CAS
realisiert.

Schlagt CAS fehl, so hat sich bereits ein anderer Thread in die Bewerberliste
eingetragen. Die Metasperre und die neue Monitorstruktur werden direkt an
diesen weitergereicht (wie in Abbildung 5.7). Beide Threads vollziehen dazu
ein Rendezvous, welches mit Hilfe von POSIX Synchronisierungsprimitiven
realisiert wird. Dazu enthélt jede Thread-Struktur je eine Betriebssystem-
Sperre und -Ereignisvariable.
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Abbildung 5.6: Metasperre nach [Agesen et al., 1999] — keine Konflikt

Diese Implementierung von Metasperren ist extrem speichereffizient, denn
sie erfordert nur zwei freie Bits im Objektheader fiir den Fall eines nicht
erworbenen Monitors. Trotzdem wird die Laufzeitperformanz nicht negativ
beeinfluit: Erwerb und Freigabe eines Monitors erfolgen in wenigen SPARC-
Instruktionen, darunter je zwei atomare Instruktionen — mit einer weiteren
Optimierung konnen letztere auf je eine atomare Instruktion fiir den Fall
ohne Monitor-Koflikt reduziert werden.

Wird ein Monitor erworben oder zum Warten verwendet, so miissen Sperr-
strukturen alloziert werden, die jedoch sofort nach Benutzung wiederver-
wendet oder freigegeben werden konnen. Der dafiir benétigte Platz ist ver-
nachldssighar (< 100k), wie Messungen von [Agesen et al., 1999] ergeben.
Die Allokation findet in thread-lokalen Bereichen statt, so dafl hier keine
Synchronisation vonnéten ist.

5.4.5 Variable Monitordarstellungen

Wie diskutiert dominieren in Java zwei Monitorzustdnde, ndmlich ein nicht
erworbener Monitor sowie ein konfliktfrei erworbener Monitor. Es ist daher
sinnvoll, zu untersuchen, ob fiir diese Zusténde eine andere Monitorrepréisen-
tation als fiir die restlichen von Vorteil sein kénnte.
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Abbildung 5.7: Metasperre nach [Agesen et al., 1999] — Konflikt beim FEr-
werb der Metasperre
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Stack-Allokation von Monitoren

Die HotSpot-VM [Sun Microsystems, 1999] nutzt die Blockstruktur der Java-
Synchronisationskonstrukte in folgender Hinsicht aus: alle Monitore, die in
einer Aktivierung erworben werden, miissen auch in dieser Aktivierung frei-
gegeben werden?. Besteht kein Konflikt, so kénnen die Monitore also sehr
leichtgewichtig auf dem Stack alloziert werden.

Hotspot représentiert solche leichtgewichtigen Sperren durch zwei Worte (0b-
jgect id, displaced header)?. Jeder rekursive Erwerb eines Monitors wird durch
eine neue Sperrstruktur auf dem Laufzeitstack repréasentiert. In diesem Fall
enthélt das zweite Wort eine 0, die anzeigt, dafl das Objekt rekursiv gesperrt
wurde und auf einer niedrigeren Stackposition weitere Sperrstrukturen liegen.

Abbildung 5.8 zeigt einen in mehreren Aktivierungen rekursiv erworbenen
Monitor: Es wurde gerade die Methode get von der Stelle (*) aufgerufen. So-
wohl lookup als auch get synchronisieren auf die Hashtabelle. Daher existie-
ren in beiden Aktivierungen Sperrstrukturen, wobei die erste den Hashwert
des Objektes gesichert hat. Dieses trigt statt dessen nun einen Verweis auf
die Sperrstruktur im Laufzeitstack.

Der Test auf rekursiven Monitorerwerb ist sehr einfach: verweist das entspre-
chende Headerfeld des Objekts in den eigenen Stack (lock < sp && sp -
lock < 64k), so hat dieser Thread die Sperre bereits erworben. Die Moni-
torfreigabe erfolgt durch lineare Suche im aktuellen Ausfithrungsrahmen nach
der obersten Sperrstruktur fiir dieses Objekt. Aufgrund der typischerweise
sehr kleinen Anzahl von Monitoroperationen pro Aktivierung stellt dieses
Vorgehen kein Laufzeitproblem dar.

Im Falle eines Konflikts mufl der Monitor in eine Heap-Struktur mit
Betriebssytem-Sperre und -Ereignisvariable umgewandelt werden — dieser
Vorgang wird als Expansion oder inflation bezeichnet. Er wird durch einen
nachfolgenden Bewerber ausgefiihrt, der sich mit weiteren Bewerbern iiber
eine globale Sperre koordiniert. Die Expansion eines Monitor tritt jedoch re-
lativ selten auf, so dafl diese globale Sperre kein Effizienzproblem verursacht.
Die Riickfiithrung in den leichtgewichtigen Monitorzustand erfolgt wéhrend
der Garbage Collection. Dies hat den Vorteil, daf3 alle Threads angehalten
sind und keine aufwendige Synchronisation stattfinden muf.

’Die VM-Spezifikation [Lindholm and Yellin, 1996] diktiert zwar keine Blockstruktu-
rierung der Synchronisierungskonstrukte, erlaubt es einer VM jedoch, eine solche Ein-
schrankung zu machen!. Effektiv bedeutet dies, dafi die Synchronisierungskonstrukte ge-
schachtelt sein miissen, will man portablen Java-Bytecode erzeugen.

3Siehe 5.4.1 zu header word displacement.
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class Cache {
Hasht abl e t abl e;

oj ect | ookup(Coj ect key) {
synchroni zed(tabl e) {
oj ect result = table.get(key); (*)

}

cl ass Hashtabl e {
synchroni zed Cbj ect get(Chj ect key) ...

f%l e(this)

(table, 0) Stackframe
EE key Lokale Variablen
’{(abl e
ey
Cache cache(t hi s) Lockstrukturen

(tabl e, hash)

Abbildung 5.8: Hotspot: Aufrufstack mit rekursivem Lock

Die Monitorimplementierung der HotSpot-VM zeichnet sich durch hohe Lauf-
zeitperformance aus, da die Monitorallokation auf dem Stack erfolgt. Durch
Einsatz von header word displacement kann der Objektkopf auf zwei Worte
beschrankt werden.

Thin Locks

[Bacon et al., 1998] schlagen eine andere Optimierung des Sperrprotokolls
vor: ein Feld im Objektkopf wird bimodal genutzt; zum einen, um direkt
einen Monitor zu kodieren, zum anderen, um einen Verweis auf eine separate
Monitorstruktur zu halten. Nur der Besitzer des Monitors ist in der Lage,
das Feld zu verédndern.

Die beiden héufigsten — und einfachsten — Monitorzustéinde werden direkt
in diesem Feld kodiert:

e cin unbenutzter Monitor — das Feld im Objektkopf enthélt den Wert
0.

e cin erworbener Monitor ohne Erwerbungskonflikt, ohne Wartende und
mit kleiner Rekursionstiefe — das Feld im Objektkopf enthélt die
Thread-Id des Besitzers und die Rekursionstiefe.
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Der Vorteil von thin locks besteht darin, dafl dominierende Fall eines Mo-
nitors ohne Erwerbungskonflikt, der wenige Male rekursiv erworben wurde,
hier stark optimiert wird:

e Das erstmalige FErwerben des Monitors erfolgt durch ein
load-reserve/store-conditional ~ Paar  der  PowerPC-Architektur
[May et al., 1994] (vgl. Jalapeno in Abschnitt 5.4.3), vorausgesetzt das
gelesene Feld im Objektkopf enthilt den Wert 0.

e Enthilt das Feld einen Wert ungleich 0, ist aber der Besitzer der ak-
tuelle Thread, so kann der Rekursionszéhler ohne Einsatz atomarer
Instruktionen erhoht werden.

e Die Monitorfreigabe kann durch einfaches Uberschreiben des Feldes im
Objektkopf erfolgen. Insbesondere braucht keine atomare Instruktion
verwendet zu werden.

Im Falle eines Konfliktes mufl das thin lock in eine Monitorstruktur kon-
vertiert werden — es mufl expandiert werden. Das von [Bacon et al., 1998|
vorgeschlagene Expansionsprotokoll hat mehrere Schwachpunkte:

e Der néchste Erwerber ist zusténdig fiir die Konversion. Dazu muf} er
aktiv auf dem Objekt warten busy waiting, bis der Monitor freigegeben
wurde (das Feld im Objektkopf den Wert 0 enthélt). Dies kann fiir
unbestimmte Zeit notig sein, und bedeutet damit eine Verschwendung
von Prozessorzeit.

e Es gibt keinen Mechanismus, die Konversion riickgéngig zu machen
(deflation). Monitore, bei deren Erwerb nur einmal ein Konflikt aufge-
treten ist, bleiben dann unnétigerweise im schwergewichtigen Zustand.

Das Modell von [Bacon et al., 1998 wurde in beiden Punkten signifikant von
[Onodera and Kawachiya, 1999] verbessert. Das Expansionsprotokoll ver-
zichtet auf busy waiting, und die Riickfithrung eines Monitors in den leicht-
gewichtigen Zustand wird unterstiitzt.

Das Expansionsprotokoll nach Onodera und Kawachiya

Im Falle eins Konfliktes mufl eine Monitorstruktur fiir das betroffene Objekt
alloziert werden. Dies geschieht iiber eine globale Tabelle; diese Struktur ist
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eindeutig dem Objekt zugeordnet, d.h. mehrfache Anfragen fiir das Objekt
liefern immer die gleiche Struktur. Die Losungs beruht darauf, die Monitor-
struktur selbst zur Koordination des Expansionsprotokolls zu verwenden. Sie
wird also selbst in zwei Modi verwendet — zunéchst als Koordinationspunkt
fiir das Expansionsprotokoll. Ist dieses beendet, iibernimmt sie die Rolle des
Monitors selbst. In der Monitorstruktur werden Betriebssystemobjekte fiir
die Synchronisierung genutzt.

Der Expansionsalgorithmus funktioniert folgendermafien, entsprechend der 5

Phasen in Abbildung 5.9.

1. Ein Thread erwirbt den leichtgewichtigen Monitor, indem er
(Thread-Id, 1) in das Monitorfeld des Objektkopfes schreibt.

2. Weitere Threads scheitern beim Erwerb. Uber die globale Tabelle wird
eine Monitorstruktur angelegt. Alle Threads erwerben nun die Sperre
der Monitorstruktur und warten auf der Ereignisvariable der Monitor-
struktur. Zuvor wird dem Monitorbesitzer der Wunsch nach Monitor-
Expansion durch das Setzen eines freien Bits im Objektkopf auflerhalb
des Monitorfeldes (FLC-Bit nach Onodera und Kawachiya) kommuni-
ziert.

3. Der Monitorbesitzer gibt den Monitor frei, indem er das Monitorfeld
auf 0 setzt. Danach priift er das FLC-Bit und stellt fest, dal das Ex-
pansionsprotokoll initiiert wurde. Daraufhin erwirbt er die Sperre der
Monitorstruktur, die er aus der globalen Tabelle erfragt, und signali-
siert die Ereignisvariable.

4. Ein wartender Thread wacht auf und erwirbt wieder den Mutex der Mo-
nitorstruktur. Er stellt fest, dal der Monitor freigegeben ist und instal-
liert den Verweis auf die Monitorstruktur im Objektkopf. Er benach-
richtigt alle anderen auf Expansion wartenden Threads; diese konnen
allerdings nicht sofort auch den Mutex erwerben. Der erste Thread kann
nun in die kritische Region eintreten.

5. Bei der Monitorfreigabe gibt der Thread die Sperre der Monitorstruktur
frei, und ein anderer Thread kann diesen erwerben.

Treten keine Konflikte beim Monitorerwerb auf, so ist dieses Sperrproto-
koll extrem effizient. Insbesondere verzichtet der Algorithmus auf atoma-
re Instruktionen bei der Monitorfreigabe im gemeinen Fall. Daraus resul-
tiert allerdings eine race condition zwischen freigebendem Thread (Phase 3)
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Abbildung 5.10: Die drei Hauptkomponenten aus Sicht des Threading-
Subsystems

und erwerbendem Thread (Phase 2), die dazu fithren kann, da der frei-
gebende Thread den Monitor zu erwerben sucht, nachdem der nachfolgende
Thread ihn bereits erwerben konnte. Dadurch kénnte der freigebende Thread

unnotig blockiert werden, als sei er unfair vom Scheduler verzogert worden
[Onodera, 2000].

Synchronisierung basierend auf thin locks wird von IBM in den aktuellen
Java 2 Development Kits sowie in der Jalapeno VM eingesetzt.

5.5 Zusammenfassung

Durch klar definierte und einfache Konstrukte und deren enge Integration
in den Sprachstandard ermuntert die Java-Plattform zu einem grofiziigigen
Umgang mit nebenldufigen Konstrukten. Werden beispielsweise im Kontext
des Pthread-Standards Programme mit einer Vielzahl von Threads oftmals
als Indiz schlechten Softwaredesigns angesehen, so befindet sich diese Klasse
von Software ausdriicklich im Zielkreis moderner Java-Implementierungen.

Notwendigerweise muf3 eine Abstraktion der wenigen konkreten Ausfithrungs-
einheiten der Maschine hin zu der Vielzahl oftmals kurzlebiger Threads statt-
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finden. Dies geschieht am effizientesten durch eine mehrstufige Architektur
mit einer ausdrucksstarken Schnittstelle zwischen Betriebssystemkern und
Anwendungsprogramm.

Wihrend einige Betriebssysteme eine solche Architektur bereits in Form von
Bibliotheken realisieren, gilt dies fiir mehrere wichtige Plattformen nicht;
die fehlende Scheduler-Komponente der Anwendungsschicht sollte hier durch
die VM implementiert werden. Eine kommerzielle Java-Implementierung de-
monstriert eindrucksvoll die Skalierbarkeit dieses Ansatzes in einem thread-
lastigen Benchmark®.

Die Entwicklung eines VM-eigenen auf Anwendungsebene implementier-
ten Schedulers bringt weitere Vorteile gegeniiber der Nutzung generischer
Systembibliotheken mit sich. Kontextwechsel nur an dedizierten Punkten
zu vollziehen, verringert Unterbrechungen durch Garbage Collection auf ein
Minimum. Es bleibt offen, ob diese Vorteile die Komplexitét einer eigenen
Scheduler-Komponente rechtfertigen. Unter Umsténden werden die Thread-
Bibliotheken der Betriebssysteme entsprechend erweiterte Schnittstellen auf-
weisen.

Der Implementierung von Synchronisierungsoperationen gebiihrt besondere
Aufmerksamkeit. Dem bedarfsgesteuerten Einsatz von Synchronisierungsob-
jekten wie ,,Pthread Mutex“ oder ,,Smalltalk Semaphoren® steht die Ubi-
quitat von Java Monitoren entgegen. Auflerdem entstehen durch Bibliotheks-
abstraktionen viele unnotige Synchonisierungsoperationen.

Jedes Objekt mit einer vollstindigen Monitorimplementierung auszustatten,
verbietet sich aus Platzgriinden. Eine externe Zuordnung durch Tabellen hat
Effizienzprobleme. Eine einfache Monitorimplementierung auf Basis von Sy-
stemabstraktionen scheidet daher aus. Vielmehr sind platzeffiziente Kodie-
rungsschemata innerhalb der Objektrepriasentation zu finden. Insbesondere
das iiberwiegende Auftreten konfliktfreier Monitore mit maximal einem Er-
werber bietet Raum fiir Optimierungen. Die bimodale Nutzung des Objek-
theaders etabliert sich hier als Standard-Algorithmus.

In Hinsicht auf die aufgezeigten Implementierungsoptionen stehen die Java
Synchronisierungsoperationen zu Unrecht in der Kritik, ineffizient zu sein. Im
Hinblick auf Optimierungen im Rahmen des Speichermodells wird deutlich,
wie gefdhrlich der Versuch ist, an korrekter Synchronisierung ,,vorbeizupro-
grammieren®.

Die Nutzung von Systemthreads fiir Nebenldufigkeit anstatt oder in Kom-
bination mit einem im user space realisierten Scheduler hat eine bedeutsa-

4JRockit [Appeal, 2000]/Volano [Volano, 2000]
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me Konsequenz: sie fithrt zu Nebenldufigkeit innerhalb des Laufzeitsystems.
Folglich sind Dienste wie die Speicherverwaltung thread-sicher zu implemen-
tieren; trotzdem darf ein derart stark frequentierter Dienst nicht iiberméaflig
synchronisieren. Auch die sichere Manipulation generierten Maschinencodes
durch den Ubersetzer ist eine Herausforderung im Kontext von Multipro-
zessoren und Instruktions-Caches. Diese Umsténde stellen einen wichtigen
Grund fiir die Komplexitdt moderner virtueller Maschinen dar. Angesichts
der Tatsache, dafl Uniprozessoren weiterhin eine wichtige Plattform fiir Java-
Software darstellen, stellt sich die Frage, ob dort nicht alternative Architek-
turen wie z.B. die der VisualWorks Smalltalk VM zu erwégen sind.



Kapitel 6

Zusammenfassung und Ausblick

Durch die Relevanz von Java ist die Implementierung virtueller Maschinen
wieder zu einem Gegenstand aktiver Forschungsaktivitdten geworden. Dabei
werden bekannte Techniken erweitert und an einen neuen Kontext angepafit
als auch neue Konzepte entwickelt und erprobt.

Diese Arbeit gibt einen Uberblick iiber die Architektur virtueller Maschi-
nen, speziell im Hinblick auf Java. Die drei Hauptkomponenten ,,Program-
mausfithrung®, . Speicherverwaltung® und ,, Thread-System® werden auf ihre
Aufgabe und die Techniken ihrer Implementierung hin analysiert. Dabei wird
eine enge Verzahnung dieser Komponenten offenbar.

Der dynamische Compiler bedient sich der Speicherverwaltung bei der Al-
lokation der von ihm benétigten Strukturen wie Klassen- und Methodenob-
jekten. Im Gegenzug erfiillt er wichtige Aufgaben wie die Inline-Expansion
von Allokationsoperationen, , Read Barriers“ und ,, Write Barriers® fiir ge-
nerationale und nebenlédufige Garbage Collection sowie die Generierung von
Referenztabellen fiir exakte Garbage Collection.

Mit dem Thread-System kooperiert der Compiler, indem er Synchronisations-
und Unterbrechungscode erzeugt. Auflerdem identifiziert er die Programm-
punkte, an denen sich der ausfithrende Thread in einem konsistenten Zustand
befindet, d.h. wenn Referenztabellen zur Identifikation der Inhalte von Regi-
stern und Stack vorliegen.

Die Speicherverwaltung mufl mit dem Thread-System zusammenarbeiten,
um thread-lokale Allokationspuffer mit den Ausfithrungskontexten zu assozi-
ieren. Zur Einleitung einer Garbage Collection mufl das Thread-System alle
Threads an konsistenten Punkten stoppen.

124
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Abbildung 6.1: Die drei Hauptkomponenten einer virtuellen Maschine

Weiterhin wird in dieser Arbeit beschrieben, welche Techniken dem aktuellen
Stand verfiigbarer Implementierungen entsprechen. Diese stellen nach einfa-
chen Interpretern und Maschinen mit nicht-adaptiven Compilern die dritte
Generation in der Entwicklung dar. Es wird ersichtlich, durch welche Kom-
ponenten sie sich auszeichnen:

e Die Ausfithrung findet durch gemeinsamen Einsatz eines Interpreters
und eines optimierenden Compilers oder durch ein Paar von schnel-
lem und optimierendem Compiler statt. Die Optimierung wird durch
dynamisch gewonnene Profildaten gesteuert.

Dynamische Methodenaufrufe werden zum einen durch inline caches
sowie durch statische Aufrufbindung in Verbindung mit Methodenin-
tegration beschleunigt. Die hierzu erforderliche Empfingertypvorhersa-
ge findet aufgrund statischer Typinformationen sowie begrenzter glo-
baler Analysen statt; um das volle Potential dieser Optimierungen
ausschopfen zu konnen, mufl die dynamische Deoptimierung von Me-
thoden vorgesehen sein.

Optimierungen auf niedrigerer Ebene werden mit Hilfe klassischer Op-
timierungstechniken vollzogen, wobei zunehmend das Kosten/Nutzen-
Verhéltnis der verwendeten Compileralgorithmen in den Mittelpunkt
riickt.
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e Die Speicherbereinigung basiert auf wohlverstandenen Technik der ge-
nerationalen Garbage Collection mit zwei Generationen. Dabei wird
entweder in der jiingsten Generation ein separater Bereich (,,Eden®)
zur Allokation reserviert, oder es kommen thread-lokale Allokations-
buffer zum Einsatz.

Weiterhin wird verstirkt auf den ., Train“-Algorithmus fiir die inkre-
mentelle Bereinigung der alten Generation zuriickgegriffen.

e Die Thread-Implementierungen setzen vorwiegend auf Bibliotheken des
Betriebssystems auf, die die Ausfithrung auf mehreren Prozessoren er-
lauben. Einige Maschinen realisieren zweistufiges Scheduling statt des-
sen durch eigene Implementierungen, um hohere Skalierbarkeit zu er-
zielen.

Die Synchronisationskonstrukte werden auf Basis atomarer Prozessor-
instruktionen direkt in der VM implementiert, da die Verwendung von
Systemkonstrukten aus Platzgriinden nicht moglich ist.

Die Arbeit zeigt weiterhin auf, welche Bereiche Gegenstand aktiver Forschung
sind und Fortschritte erwarten lassen. Hierzu zéhlen folgende Punkte:

e Die unoptimierte Ausfiithrungsphase durch einen Interpreter wird durch
einen schnellen, schwach optimierenden Compiler ersetzt werden. Der
erzeugte Maschinencode lduft schneller ab als interpretierter Code bei
sehr geringen Ubersetzungskosten.

e Fiir die optimierenden Compiler werden zunehmend Algorithmen ent-
wickelt werden, die schneller ablaufen und dabei nahezu gleich effizien-
ten Code erzeugen wie die zur Zeit gebrauchlichen.

e Globale Analyseverfahren wie escape analysis werden zunehmend an
Bedeutung gewinnen.

e Die adaptive Steuerung der dynamischen Compilerkomponente beruht
zur Zeit auf einfachen Heuristiken. Die verwendeten Verfahren sind
schwer vergleichbar und oftmals eng an die VM-Architektur gekoppelt.
Auf diesem Gebiet ist eine weitere Formalisierung in Form von Stan-
dardalgorithmen und -darstellungen zu erwarten.

e Architekturen mit vielen Prozessoren stellen den klassischen . stop-
the-world“-Ansatz der Garbage Collection infrage. Das Anhalten al-
ler Threads auf einem System mit mehr als 8 Prozessoren wird zu-
nehmend unwirtschaftlich; fiir diesen Einsatz sind daher nebenlédufige
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und parallele Algorithmen zur Speicherbereinigung notwendig. Zur Zeit
existieren keine Algorithmen, die die Anspriiche der Praxistauglichkeit
erfiillen konnen, jedoch befinden sich zur Zeit mehrere vielversprechen-
de Ansétze in der Entwicklung.

In Bezug auf den Entwicklungsprozess virtueller Maschinen ist zu erwar-
ten, dal die Schnittstellen der Komponenten klarer dokumentiert werden.
Ansétze hierzu lassen sich beispielsweise im Garbage Collection Interface der
Sun Research VM [White and Garthwaite, 1998] erkennen. Hier wird ver-
sucht, die Verantwortlichkeiten und Abhéngigkeiten der Speicherverwaltung
in Form einer Programmschnittstelle festzuhalten.

Gelingt es, durch ein Bootstrapping die virtuelle Maschine in der Sprache
selbst zu implementieren, kann somit auch bei der Entwicklung des Laufzeit-
systems von den Vorteilen der Sprache Java profitiert werden. Insbesondere
ist es auf diese Weise moglich, die VM selbst mit Hilfe dynamischer Profile zu
optimieren. Eine solche Implementierung existiert bereits mit der Jalapeno
VM.

Abschlieflend lasst sich sagen, dafl moderne virtuelle Maschinen in ihrer Kom-
plexitdat in den Bereich sehr grofler Softwaresysteme wie Datenbanksyste-
me [Lockemann and Schmidt, 1987] und Betriebssysteme [Tanenbaum, 1992]
geriickt sind. Sie tibernehmen dabei zunehmend Aufgaben des Betriebssy-
stems als Ausfithrungsumgebung fiir Anwendungsprogramme. Durch eine
enge Kooperation ihrer Komponenten werden Ausfithrungsgeschwindigkei-
ten erreicht, die statisch kompilierten Sprachen in nichts nachstehen und sie
sogar iibertreffen konnen.



Anhang A

Implementierungen virtueller
Maschinen

In diesem Anhang werden einzelne Implementierungen virtueller Maschinen
verglichen. Dabei werden {iberwiegend virtuelle Java-Maschinen verglichen
— lediglich die Self und Tycoon-2 sind als Referenz vertreten. Die Auswahl
der dargestellten Java-Maschinen erfolgte zum einen nach ihrer Relevanz im
aktuellen Markt von JVMs und zum anderen nach der Fortschrittlichkeit
ihrer technischen Konzepte.

In den Tabellen A.1 bis A.3 werden die einzelnen Implementierungen
zundchst in tabellarischer Form verglichen. In den folgenden Abschnitten
werden darauthin noch einzelne Besonderheiten genannter Implementierun-
gen dargestellt.

Die betrachteten Punkte entsprechen den in dieser Arbeit identifizierten
Hauptkomponenten Speicherverwaltung, Thread-System und Ausfithrungs-
einheit. Entsprechend werden bereits im Rahmen der Arbeit eingefiihrte
Fachbegriffe nicht weiter erlautert.

A.1 Sun JDK 1.2.2 Reference Implementati-

on

Diese Java Maschine ist eine Weiterentwicklung der ersten JVM 1.0.2. Sie
stellte bis zur Version 1.2 die Standard-VM von Sun dar. Weiterhin wurde
ihr Quellcode als Referenzimplementierung an Lizenznehmer weitergegeben.

128
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Komponente Sun JDK | Sun HotSpot | Sun HotSpot | Sun
1.2.2  Refe- | 2.0 Server 2.0 Client Research-
rence VM
Plattformen Solaris, Solaris, Solaris, Solaris
Win32, Win32, Win32,
Linux-x86 Linux-x86 Linux-x86
Garbage Col- | konservativer | generational | generational | generational
lection »Mark- (kopierend (kopierend + | (kopierend)®
Compact® m. | + inkremen- | inkrementell®)
handles tell®)
Allokation LAB, dann | Eden mit | Eden mit | LAB dann
gesperrte CAS CAS CAS
lineare Suche
Thread- user space | OS? 0S¢ 0S¢
Implemen- oder OS¢
tierung
Sperr- OS-Mutex, stackalloziert, | stackalloziert, | Metalock-
Implemen- Monitor- Zuordnung Zuordnung basiert,
tierung zuordnung durch hea- | durch hea- | Zuordnung
durch Tabelle | der word | der word | durch hea-
displacement | displacement | der word
displacement
Ausfithrung Interpreter, Interpreter, Interpreter, Interpreter,
Compiler® optimieren- schwécher op- | Compiler, ex-
der Compiler | timierender perimentell:
Compiler mit | unterschied-
geringeren lich stark
Laufzeitko- optimierende
sten Compiler
Dynamische einfache Heu- | Profile durch | Profile durch | Optimierte
Optimierung ristiken Aufrufzihler, | Aufrufzihler, | Ubersetzung
Methoden- Methoden- einer Me-
analyse analyse thode  nach

n-tem Aufruf

Abbildung A.1: Tabellarischer Vergleich verschiedener Implementierungen
virtueller Maschinen.

?Sourcecode lag zur Analyse nicht vor; Aussagen stiitzen sich auf technische bzw. wis-
senschaftliche Publikationen.

binkrementeller ,, Train“-Algorithmus fiir die alte Generation.

“andere Implementierungen durch GC-Abstraktion méglich.

9Die Betriebssysteme AIX und Solaris bieten 2-level Threadbibliotheken.

“unvollstdndige Angaben, da der Sourcecode des Compilers zur Analyse nicht vorlag.
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Komponente IBM J2SE | IBM Jala- | Appeal Intel ORP
JDK 1.3 | peno® JRockit
Production® 1.1.2¢
Plattformen AIX, Win32, | AIX Win32, Win32,
0S/2, Linux-x86 Linux-x86
0S/390,
Linux-x86
Garbage Col- | generational | mehrere (ge- | generational | generational
lector (kopierend) nerational, (incrementell®)| (kopierend
inkrementell, mit step + in-
kopierend) krementell®)
Allokation LAB CAS LAB
Thread- (O Zweistufig Zweistufig OS
Implemen- mit VM- | mit VM-
tierung eigenem eigenem
Scheduler im | Scheduler im
user space user space
Lock- thin locks thin locks thin locks thin locks mit
Implemen- Metasperren-
tierung protokoll
Ausfithrung Interpreter, kein Inter- | kein Inter- | kein Inter-
optimieren- preter, 3 un- | preter, un- | preter, 2 un-
der Compiler | terschiedlich | terschiedlich | terschiedlich
optimierende | optimierende | optimierende
Compiler Compiler Compiler
Dynamische Profiling- Profile durch
Optimierung Infrastruktur Aufrufzahler,
Methoden-
analyse

Abbildung A.2: Tabellarischer Vergleich verschiedener Implementierungen
virtueller Maschinen.

?Quellcode lag zur Analyse nicht vor; Aussagen stiitzen sich auf technische bzw. wis-
senschaftliche Publikationen.

binkrementeller ,, Train“-Algorithmus fiir alte Generation.

“Die Betriebssysteme AIX und Solaris bieten zweistufige Thread-Bibliotheken.




ANHANG A. IMPLEMENTIERUNGEN VIRTUELLER MASCHINEN131

Komponente Tycoon-2 Self 4.1.2
Plattformen Linux, Sola- | Solaris-
ris, HP-UX, | SPARC,
Win32 Mac-OS
Garbage Col- | kopierend generational
lector
Allokation linear mit | linear, nicht
Speichersper- | thread-safe
re
Thread- OS Scheduler im
Implemen- user space
tierung
Sperr- OS-Mutex Implemen-
Implemen- im  Objekt, | tierung im
tierung nur fir Ex- | user space
emplare
designierter
Klassen
Ausfiihrung Interpreter kein Inter-
preter, 2 un-
terschiedlich
optimierende
Compiler
Dynamische Globaler Profildaten
Optimierung Methoden- aus PIC
Cache

Abbildung A.3: Tabellarischer
virtueller Maschinen.

Vergleich verschiedener Implementierungen




ANHANG A. IMPLEMENTIERUNGEN VIRTUELLER MASCHINEN132

Die Speicherverwaltung basiert noch auf Handles anstatt direkter Referenzen
zwischen Objekten. Die Markbits eines Objektes sind nicht im Objektheader
sondern in einem separaten Array untergebracht.

Als Garbage Collector wird ein konservativer Mark and Sweep ohne Freelist
verwendet. Wird neuer Speicher aus dem globalen Heap benétigt, findet ein
lineare Heap-Scan statt. Kann kein freier Speicherbereich von ausreichender
Grofle gefunden werden, so wird eine Mark-Compact Collection ausgefiihrt.
Die Compaction ist dank der Verwendung von Handles mdéglich, obwohl der
Kollektor nicht exakt ist.

Um contention bei der Allokation zu vermeiden wird ein local allocation buffer
sowohl fiir den allozierten Speicher als auch fiir die notwendigen Handles
verwendet. Die Grofle des LAB betrdgt 1K pro Thread, einen dynamische
Anpassung dieses Wertes an die Anzahl der aktiven Threads findet nicht
statt.

Monitore werden unter Verwendung der durch die Thread-Bibliothek bereit-
gestellten Mutexe und Condition-Variablen implementiert. Die Verbindung
von Objekt zum zugehorigen Monitor erfolgt durch eine Hashtabelle — als
Schliissel wird die Adresse des zum Objekt gehérenden Handles verwendet.

Die Ausfithrung findet sowohl durch eine assembler-codierte Interpreterschlei-
fe als auch durch einen dynamischen Compiler statt. Der Sourcecode des
Compilers lag uns jedoch nicht vor — ohne diesen 1483t sich lediglich aussagen,
dafl ein Inlining von Synchronisations- oder Allokations-Code aufgrund des
schwachen Designs nicht moglich ist.

Die JDK 1.2.2 Referenzimplementierung stellt eine ausgereifte JVM der er-
sten Generation dar. Designentscheidungen wie handle-basierte Speicherver-
waltung oder tabellenbasierte Monitorzuordnung limitieren die erzielbare Ef-
fizienz. Der Schwerpunkt der Referenzimplementierung lag berechtigterweise
auf Portabilitdt und Einfachheit, nicht auf Effizienz.

A.2 Sun Hotspot 2.0

Die HotSpot VM ist eine komplette Neuentwicklung einer JVM, ohne auf eine
vorhandene Java-Maschinen aufzusetzen. Das Design ist eine konsequente
Fortentwicklung der Self- und Animorphic Smalltalk Maschinen!.

Zur Garbage Collection wird ein exakter generationaler Algorithmus mit zwei

!Dies ist nicht zuletzt eine Folge des beteiligten Teams.
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Generationen verwendet.

e Die junge Generation hat eine variable Grofle von bis zu 2,5 MB und
ist in “Eden” (80%) und “Survivor-Space” (20%) unterteilt. Zur ihrer
Bereinigung wird “Copying Collection” verwendet.

e Die alte Generation wird mit dem inkrementellen “Train”-Algorithmus
bereinigt. Bevor der Heap vergroflert wird, wird eine vollstandige
“Mark-Compact” Garbage Collection mit Hilfe einer “Break-Table”
ausgefiihrt.

e Es existiert ein zusétzlicher Bereich, der sogenannte “Permanent Object
Space”, in dem Klassen und Methoden abgelegt werden. Dieser Bereich
wird nur bei einer komplette Garbage Collection bereinigt.

Um Zeiger zwischen Generationen zu protokollieren, wird “Card Marking”
mit einer Kartengrofie von 512 Bytes verwendet. Zur thread-sicheren Allokati-
on wird die globale Freispeichergrenze durch atomares “Compare-And-Swap”
inkrementiert. Es finden keine thread-lokalen Allokationsbuffer Verwendung.

Die Thread-Implementierung der HotSpot-Maschine stiitzt sich auf die
Betriebssystem-Threads der jeweiligen Platform; die Monitore sind hingegen
in der Maschine selbst implementiert. Zum schnelleren rekursiven Erwerb und
zur schnelleren Allokation werden Monitore zunédchst auf dem Stack angelegt
— erst bei Erwerbungskonflikten werden sie auf den Heap befordert.

Der Bytecode wird durch einen in Assembler geschriebene Interpreter und
durch einen optimierenden Compiler ausgefiihrt. Dabei wird der Interpreter
erst beim Starten der VM durch einen Makro-Assembler generiert. Dies er-
laubt eine optimale Anpassung an die Platform (CPU-Version, OS-Version)
und das inlining bestimmter Speicheradressen, die im Verlauf der Sitzung
konstant sind (z.B. die Obergrenze des Allokationsbereiches “Eden”). Die
Entscheidung, ob und wann eine Methode iibersetzt wird, wird dynamisch
durch Profilinformationen entschieden.

Der Compiler trifft teilweise optimistische Annahmen, die durch spéteres
dynamisches Laden von Klassendefinitionen ungiiltig werden. Aus diesem
Grunde unterstiitzt die Maschine das De-Optimieren laufender Aktivierun-
gen optimierter Methoden.

Hotspot wird in zwei Ausfithrungen ausgeliefert:

1. In einer Client-Version, die fiir die Ausfithrung von kurzlebigeren, in-
teraktiven GUI-Applikationen eingesetzt werden soll.
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2. In einer Server-Version, die fiir den Einsatz von langlebigen Server-
applikationen optimiert wurde.

Der Unterschied zwischen den beiden Versionen findet sich hauptséchlich
im eingesetzten Compiler. Der Compiler der Client-Version ist auf einen in-
teraktiven Einsatzt optimiert, d.h., daB die Ubersetztgszeit moglichst kurz
gehalten wird — auf der anderen Seite ist der erzeugte Code in der Ausfithrung
ineffizienter als der des Server-Compilers.

Der optimierende Compiler der HotSpot Server VM arbeitet mit klas-
sischen Compileralgorithmen, u.a. Register-Allokation durch graph colo-
ring[Chaitin, 1982), CSE durch global value numbering sowie inline ca-
ches — der Einsatz von polymorphic inline caches hat sich jedoch nicht
bewihrt[Bracha, 1999], daher werden polymorphe Aufrufstellen durch vta-
bles implementiert.

A.3 1IBM Jalapeno

Die Jalapeno VM, die am IBM T.J.Watson Research Laboratory entwickelt
wird, wurde fiir Serveranwendungen entworfen. Jalapeno lauft auf PowerPC
Multiprozessorrechnern unter AIX, ist allerdings nicht 6ffentlich verfiigbar.

Eine Besonderheit der Jalapeno VM ist die Tatsache, dafl sie nahezu
vollstéandig in Java implementiert wurde, inklusive der Speicherverwaltung,
des Schedulers und der dynamischen Compiler. In einer anderen “Gast”-
Maschine kann Jalapeno einen Bootstrap anfertigen und in einen Speicherab-
zug sichern, der dann lauffdhig ist. Insbesondere konnen im folgenden Teile
der virtuellen Maschine selbst durch den dynamischen Compiler optimiert
werden!

Fiir Jalapeno existiert eine Zahl unterschiedlicher Implementierungen von
Garbage Collectoren, darunter inkrementelle sowie generationale. Natiirlich
kann eine Konfiguration nur einen Algorithmus anwenden.

Das Thread-System ist zweistufig. Als primére Ausfiithrungskontexte wer-
den mehrere AIX LWP — einer pro Prozessor — verwendet, auf die der
VM-Scheduler die Java-Threads verteilt. Kontextwechsel finden dabei nur
an konsistenten Punkten statt und ermdoglichen eine schnelle Transition zur
Garbage Collection.

Jalapeno ist eine Mehrcompilermaschine ohne Interpreter. Jede Methode
wird vom schwach optimierenden ,,Baseline“-Compiler iibersetzt. Zur Lauf-
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zeit gesammelte Profilinformationen steuern die Neuiibersetzung mit einem
der optimierenden Compiler. Der hochst optimierende Compiler wendet dabei
eine Vielzahl von Optimierungen an, darunter profilgesteuerte Methodenin-
tegration, escape analysis, Kontrollflufoptimierungen der Ausnahmebehand-
lung bis hin zu klassischen SSA-basierten Optimierungen. Die Registerallo-
kation wird aus Laufzeitgriinden durch einen linearen Algorithmus erzielt,
der klassischen, “teuren” Algorithmen vergleichbaren Code erzeugt.

A.4 Appeal JRockit 1.1.2

JRockit ist eine kommerziell vertriebene JVM aus Schweden. Leider lag uns
weder der Sourcecode noch eine wissenschaftliche Publikation zur Beschrei-
bung der Maschine vor, so daf} sich die hier formulierten Aussagen iiberwie-
gend auf Marketingaussagen stiitzen.

Die Maschine wurde mit dem Ziel hoher Skalierbarkeit auf Multiprozessorsy-
stemen entwickelt. Da auf den Plattformen Win32 und Linux keine zweistufi-
gen Threadbibliotheken zur Verfiigung stehen, verfiigt JRockit wie Jalapeno
iiber einen eigenen Scheduler, der Java-Threads auf LWP abbildet. Die Mo-
nitore sind als thin locks implementiert.

Zur Garbage Collection wird ein generationaler Algorithmus eingesetzt, wo-
bei die &lteste Generation inkrementell durch den “Train”-Algorithmus be-
reinigt wird. Zur Allokation wird atomares ,,Compare-and-Swap* verwendet.

Die Ausfithrung findet ohne Interpreter durch einen Compiler statt, dessen
Grad der Optimierung variiert wird. Prinzipiell entspricht dies einem Modell
der Mehrcompilermaschine.

JRockit stellt bisher die einzige virtuelle Maschine dar, mit der ein 2-level
scheduling auf den Plattformen Win32 und Linux erreicht werden kann. Da-
her skaliert sie im Bereich thread- und E/A-dominierter Serverapplikationen
besser als die Konkurrenten, die allein den Scheduler des Betriebssystemkerns
verwenden [Volano, 2000].

A.5 Intel Open Runtime Platform

Die Intel Open Runtime Platform ist die in den Intel Microprocessor Rese-
arch Labs entwickelte Forschungsmaschine. Sie verfiigt {iber eine definier-
te Schnittstelle zum Garbage Collector, die prinzipiell verschiedene GC-
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Implementierungen ermdoglicht. In der aktuellen (ersten) Version ist ein gene-
rationaler Algorithmus mit 2 Generationen und einem , Large Object Space*
implementiert worden.

e Die jiingere Generation wird durch einen ,,Copying Collection®-
Algorithmus bereinigt, der das Alter der Objekte durch eine Segmen-
tierung der Generation abbildet. Ein Segment (step) besteht wiederum
aus mehreren Blocken konstanter Grofle. Der Vorteil dieses Algorith-
mus gegeniiber herkommlicher ,,Copying Collection“ besteht darin, dafl
in der Regel weniger Platz benotigt wird.

e Die alte Generation wird den inkrementellen ,, Train“-Algorithmus be-
reinigt.

e Objekte, die grofler als 64KB sind, werden im ,, Large Object Space“
(LOS) angelegt. Dieser Bereich wird dhlich wie der ,,Permanent Ob-
ject Space“ der HotSpot-Maschine durch einen ,Mark-Compact*-
Algorithmus bereinigt.

Als ,Write Barrier” zum Protokollieren von Zeigern zwischen Generationen
findet ,,Card Marking® mit eine Kartengréfie von 256 Bytes Verwendung.

Die Allokation in der jungen Generation findet in einem LAB einer Grofie
zwischen 64KB und 256KB statt.

Die Thread-Implementierung basiert auf Betriebssytem-Threads; fiir die Mo-
nitore wird einen Kombination aus thin locks und einem Metalockprotokoll
verwendet.

Zur Ausfithrung verwendet ORP zwei Compiler aber keinen Interpreter.
Wie bei Jalapeno wird der Bytecode zunéchst von einem Basis-Compiler
iibersetzt. Gesteuert durch dynamische Profilinformationen wird ggf. die
Neuiibersetzung einer Methode durch den optimierenden Compiler ausgeldst.

Es gibt keine feste Rahmendarstellung, jeder Compiler kann eine eigene Re-
préasentation bestimmen. Mufl eine Methode aufgrund einer Ausnahme ver-
lassen werden, so wird der Compiler, der die betreffende Methode compiliert
hat, aufgefordert, die aktuelle Aktivierung abzubauen (unwind). Fiir die Gar-
bage Collection identifiziert der entsprechende Compiler die Referenzen auf
dem Stack und in den Registern. Referenztabellen kann jeder Compiler also
in dem von ihm bevorzugten Format ablegen.

Der Basis-Compiler nutzt diese Flexibilitéit, indem bei der Ubersetzung kei-
ne Referenztabellen generiert werden, statt dessen werden diese bei Bedarf
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berechnet. Der optimierende Compiler legt die Referenztabellen hingegen in
komprimierter Form fiir praktisch jede Instruktion ab. Hiervon ausgenommen
sind nur Instruktionsfolgen, die die Speicherverwaltung in einen inkonsisten-
ten Zwischenzustand bringen?. Durch die Bereitstellung von Referenztabellen
fiir praktisch jede Instruktion sind damit jederzeit nur wenige Threads in-
konsistent — bei einer Garbage Collection miissen daher nur wenige Threads
vorgerollt werden.

A.6 Tycoon-2

Das Tycoon-2-System ist ein an der Universitdt Hamburg entwickeltes persi-
stentes Objektsystem. Die Programmierung der Tycoon-2-Systems erfolgt in
der rein objektorientierten Sprache TL-2 [Gawecki and Wienberg, 1998]. Die
gut dokumentierte virtuelle Maschine [Weikard, 1998] ist mit dem Ziel der
Portabilitdt und Einfachheit entwickelt worden und nimmt daher nur wenige
Optimierungen vor.

¢

Zur Garbage Collection wird ,,Copying Collection“ eingesetzt; die Allokati-
on erfolgt durch Erwerb einer globalen Speichersperre und anschlieBender
Erhéhung des Freispeicherzeigers.

Die Thread-Implementierung stiitzt sich auf die Bibliotheken des jeweili-
gen Betriebssystems. Zur Implementierung der Synchronisationsobjekte wird
ebenfalls auf die Funktionalitét der Plattform zuriickgegriffen. Anders als bei
Java stellt in Tycoon nicht jedes Objekt automatisch einen Monitor dar, so
daB ein direkter Verweis vom jeweiligen Objekt auf das verwendete Synchro-
nisationsobjekt unproblematisch ist.

Die Ausfithrung von Bytecode erfolgt lediglich durch einen Interpreter. Der
Quellcode-Compiler fithrt bereits Optimierung von Endrekursion und ein-
fache Konstantenfaltung aus, die virtuelle Maschine selbst verwaltet einen
zentralen Cache fiir die Methodensuche — andere Optimierungen werden
nicht vorgenommen.

Insgesamt stellt die Tycoon-2-VM eine einfache, gut verstédndliche Imple-
mentierung dar, deren Schwerpunkt auf Portabilitiat, nicht aber auf Ablauf-
geschwindigkeit liegt.

2Beispielsweise mufl das Speichern einer Referenz und die anschlieBende Markierung
ihrer Karte aus Sicht des Garbage Collectors atomar ausgefiihrt werden.



ANHANG A. IMPLEMENTIERUNGEN VIRTUELLER MASCHINEN138

A.7 SELF 4.1.2

Das Self-System ist der “Pionier” der dynamisch optimierenden virtuellen
Maschinen. Viele Techniken der dynamischen Compiler wie beispielsweise
PIC und OSR wurden im Rahmen des Self-Projektes entwickelt. Die Sun
HotSpot-VM ist stark vom Self-Projekt beeinflufit, da sie in grofien Teilen
von “Self-Veteranen” entwickelt wurde.

Die Programmierung des Self-Systems erfolgt in der objektbasierten Spra-
che Self. Im Unterschied zu klassenbasierten Sprachen existieren in Self kei-
ne Klassen — hingegen werden neue Objekte als clone eines anderen Ob-
jektes erzeugt. Dieser gegeniiber herkommlichen klassenbasierten Sprachen
leicht verédnderte Ansatz hat aber nur geringe Auswirkungen auf die Opti-
mierungen, die eine virtuelle Maschine vornehmen kann. Prinzipiell kénnen
in objekt- und klassenbasierten Systemen die gleichen Techniken angewendet
werden.

Das Self-System verwendet einen generationalen Garbage Collector mit zwei
Generationen und einem “Eden-Space” fiir die Allokation. Zur Protokollie-
rung von Referenzen zwischen Generationen wird ,,Card-Marking“ mit einer
Kartengrofie von 128 Bytes verwendet.

Das Self-System verfiigt iiber keinen Interpreter — hingegen werden ein nicht-
optimierender und ein optimierender Compiler verwendet. Letzterer fiihrt
Optimierungen wie inlining, customization, splitting, copy propagation und
dead code elimination durch. Die Registerallokation findet mit Hilfe eines
einfachen Verwendungszéhlers anstatt eines graphen-basierten Algorithmus
verwendet. Zur Beschleunigung des dynamischen Methodenaufrufs werden
polymorphic inline caches verwendet, die gleichzeitig zur Profilerstellung her-
angezogen werden.



Anhang B

Glossar

Aktivierung: Der Speicherbereich innerhalb des — Ausfiihrungs-Stacks, der
einem bestimmten Aufruf einer Funktion entspricht. Er enthélt die Pa-
rameter und lokalen Variablen der Funktion, sowie einen Verweis auf
die vorherige Aktivierung und sprachspezifische Daten.

Algebraische Vereinfachungen: Klassischen Optimierung, bei der al-
gebraische Ausdriicke durch Umformungen vereinfacht werden. Da-
bei werden beispielsweise Multiplikationen mit 2er-Pozentzen durch
Verschiebe-Operationen ersetzt.

Alignment: Die Ausrichtung einer Adresse im Speicher. Z.B. ist eine Adres-
se 32-bit-aligned, wenn sie sich ohne Rest durch 4 Teilen 148t (32 Bit
entsprechen 4 Byte, Hauptspeicheradressen werden in Byte gefiihrt).

Atomare Instruktion: Komplexe Speicheroperation, die von der Archi-
tektur atomar ausgefithrt wird. Beispiele sind , Test-and-Set“ oder
,,Compare-and-Swap*“.

Ausfithrungs-Stack: Speicherbereich, in dem Paramerter und lokale Varia-
blen beim Aufruf einer Funktion im Falle der Stack-Allokation abgelegt
werden.

Bytecode: Serialisierte Instruktionsfolge fiir eine abstrakte Maschine in
bindrer Form.

CAS: (,Compare-and-Swap“) — Atomare Instruktion, bei der ein Vergleich
eines Registers mit einer Hauptspeicherzelle und bei Gleichheit ein Ver-
tauschen der Inhalte atomar ausgefiithrt wird.
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CHA: —CClass Hierarchy Analysis
CSE: — Common Subexpression Elimination

Card Marking: Methode um Zeiger zwischen Generationen zu protokollie-
ren. Der Speicher wird in n Karten gleicher Gréfle unterteilt und ein
Bit-Array cards der Grofle n wird angelegt. Wird ein Zeiger geschrie-
ben, so wird die entsprechende Karte markiert, indem cards[i| gesetzt
wird. Alle Pointer auf der modifizierten Karten werden zu Wurzeln je-
der Garbage Collection einer jiingeren Generation — Remembered Sets.

Class Hierarchy Analysis: Globale Programmanalyse des dynamischen
Compilers beziiglich der Klassenhierarchie. So konnen Schliisse iiber
die moglichen Ziele eines dynamischen Methodenaufrufs gezogen wer-
den.

Common Subexpression Elimination: Klassische Optimierung, durch
die die mehrfache Auswertung gleicher Ausdriicke oder Teilausdriicke
vermieden wird. Wird beispielsweise an zwei Stellen in einer Prozedur
der Ausdruck a + 1 berechnet und ist a an beiden Stellen gleich (durch
DatenfluBanlayse vom Optimierer zu beweisen), so kann einer Speiche-
rung des Ergebnisses in einer Temporarvariablen erfolgen, um einen
Wiederverwendung zu erméglichen. Da eine Integer-Operation auf mo-
dernen Prozessoren scheller ist als ein Speichzugriff, lohnt sich die CSE
nur wenn die erzeugte Teporarvariable einem Register zugewiesen wer-
den kann. Andernfalls wére eine erneute Berechnung meist schneller als
der notwendige Speicherzugriff.

Constant Folding and Propagation: Klassischen Optimierung, bei der
Ausdriicke, deren Operanden zur Ubersetzungszeit konstant sind, be-
reits vom Compiler ausgewertet werden. Dabei entstehen neue Kon-
stanten, die im Code weiterpropagiert werden und ggf. wieder mit an-
deren Konstanten verkniipft werden. Der Compiler nimmt also einen
Teil der Berechnung des laufenden Programmes voraus, indem er die
Zielumgebung simuliert — dies ist im Zusammenhang mit Fliekom-
mazahlen nicht unproblematisch.

Control Path Dependency: Begriff aus der Datenflulanalyse: Ist der
Wert einer Datenfluflvariablen an einem bestimmten Punkt von dem
Weg abhingig, auf dem dieser Punkt erreicht wurde, so besteht eine
control path dependency
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Control Point Dependency: Begriff aus der Datenflufanalyse: Ist der
Wert einer DatenfluBvariablen an einem bestimmten Punkt immer
gleich, und ist die damit unabhéngig vom Kontrollfluf}, so besteht eine
control point dependency

Deoptimierung: Zuriicknehmen bestimmter Optimierungen beim Uberset-
zen von Methoden; meist durch komplette Neuiibersetzung. Notwendig,
wenn zuvor getroffene Annahmen z.B. durch dynamisches Laden neuer
Klassen nicht langer zutreffen. Erfordert u.U. — On-Stack Replacement.

Dynamischer Compiler: (dynamic compiler, just-in-time compiler) Com-
piler, der im laufenden Programm abstrakten Code in Maschinencode
iibersetzt und so das Programm erweitert oder verdndert. Zur Portabi-
litdt oder spédten Optimierung aufgrund von dynamischem Programm-
verhalten oder Maschinenspezifika.

Dynamischer Methodenaufruf: (dynamic dispatch) Mechanismus objek-
torientierter Sprachen, die zu Empfingerklasse und Nachricht zugeord-
nete Methode zu ermitteln und aufzurufen. —nline cache, polymorphic
inline cache, vtable

Eden: Begriff aus der —generationalen Garbage Collection: Fester Bereich
innerhalb der jiingsten Generation, in dem neue Objekte alloziert wer-
den. Mit der néchsten Garbage Collection werden sie in den Hauptbe-
reich der jiingsten Generation evakuiert.

Ereignisvariable: (condition variable) Synchronisierungskonstrukt. Ereig-
nisvariablen erlauben den Austausch anonymer Ereignisse zwischen
— Threads.

Exakter Garbage Collector: Kann ein Garbage Collection fiir jede Spei-
cherzelle im System zum Zeitpunkt der Garbage Collection bestimmen,
ob sie einen Zeiger oder einen Skalar (z.B. eine Ganzzahl) enthélt, so
wird er als exakt bezeichet. Ein exakter Garbage Collector kann im Ge-
gensatz zu einem —konservativen Garbage Collector Objekte auf den
Heap verschieben.

Fast Path: Der schnellste “Weg”, den eine Berechnung nehmen kann. Oft-
mals stellt dieser den Regelfall dar, so dafl sich besondere Optimierung
lohnt. Der fast path einer Allokation kann beispielsweise lediglich im
Erhohen eines Zeigers bestehen, wihrend der slow path eine Garbage
Collection ausfiihrt.
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GC Point: (konsistenter Punkt) Programmpunkt, an dem eine Garbage
Collection durchgefiihrt werden darf, weil hier — Referenztabellen vor-
liegen. Alle Threads miissen zu ihrem néchsten “GC Point” vorgerollt
werden, wenn eine Garbage Collection durchgefiihrt werden soll.

Generationale Garbage Collection: Bei der generationalen Garbage
Collection wird der Speicher logisch nach dem Alter der Objekte
in mehrere Segmente unterteilt, die dann separat bereinigt werden
konnen.

Gosling Property: Eigenschaft des Java-Bytecodes, die besagt, dal der
Typ einer Programmvariablen keine — control path dependency aufwei-
sen darf.

Header Word Displacement: Implementierungstechnik zur Reduktion
des Speicherbedarfs von Objekten. Zur Aufnahme nur temporér
benotigter Objektmetadaten werden Teile des — Objektkopfes durch
Verweise auf zusitzliche Speicherbereiche ersetzt und dorthin ver-
dréngt.

IC: —inline cache

Inkrementell Garbage Collection: Garbage Collection, bei der bei je-
dem Aufruf nur ein kleiner Teil des Speichers bearbeitet wird.

Inline Cache: (IC) Technik zum —dynamischen Methodenaufruf. An der
Aufrufstelle in den Code eingebetteter einelementiger Ergebniscache
des letzten Aufrufs; dargestellt als direkter Sprung an die Zielmetho-
de in Verbindung mit einem Klassentest des Empfangerobjektes. Die-
se Technik beschleunigt quasi-monomorphe Methodenaufrufe, da diese
auf einen Vergleich und einen direkten Sprung reduziert werden. Bei ei-
nem cache miss wird der IC {iberschrieben. — polymorphic inline cache,
vtable

JIT: — Dynamischer Compiler

Kernel Space: (kernel mode) Privilegiertes Ausfithrungsregime von Sy-
stemcode. Es besteht ungeschiitzter Zugriff auf Systemressourcen.
—user space

Konservativer Garbage Collector: Ist ein Garbage Collector nicht in der
Lage, fiir jede Speicherzelle zu bestimmen, ob sie einen Pointer oder
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einen Skalar (z.B. eine Ganzzahl) enthélt, wird er als konservativ be-
zeichnet. Ein konservativer Garbage Collector muf} (konservative) An-
nahmen iiber den Inhalt von Speicherzellen machen um eine Garbage
Collection ausfithren zu kénnen.— exakter Garbage Collector

LAB: —local allocation buffer

Liveness: Um eine Speicherzelle wiederverwenden zu konnen, mufl der Gar-
bage Collector beweisen, dal diese vom laufenden Programm nicht
mehr bendtigt wird. Dieser Beweise wird i.d.R. aufgrund einer referen-
ziellen Erreichbarkeit gefiihrt. Kann eine Zelle vom Programm erreicht
werden so wird sie als live bezeichnet

Local Allocation Buffer: (LAB) Speicherbereich eines Threads, der zur
Ausfithrung von Allokationen ohne jegliche Synchronisation mit an-
deren Threads dient. Ist der local allocation buffer erschopft, so wird
synchronisiert ein neuer Bereich angefordert.

Loop Invariant Code Motion: Klassische Optimierung, bei der Schlei-
fenkonstanten erkannt werden und ihre Auswertung vor die Schleife in
den sogenannten preheader verlegt wird — dies reduziert den Rechen-
aufwand oft erheblich. Ob ein Prozeduraufruf eine Schleifenkonstante
darstellt, kann nur durch interprozedurale Analysen festgestellt werden.

Loop Unrolling: Klassische Optimierung, bei der Schleifen ,,entrollt* wer-
den, indem der Schleifenkérper mehrfach hintereinander kopiert und
dabei der Schleifenkontrollcode entsprechend angepafit wird. Dies er-
laubt wiederum eine bessere Verwendung von delay slots und vor al-
lem eine optimalere Ausnutzung der Ausfithrungseinheiten superska-
larer Prozessoren. Loop unrolling ist also eng mit —software pipeling
verkniipft.

Markierung: (tagging) Methode zur Implementierung eines — exakten Gar-
bage Collectors, bei der jeder Wert seine Typinformation selbst enthélt.
Ublicherweise wird ein Bit der Reprisentation verwendet, um die Typ-
information aufzunehmen — z.B. stellt ein Wert, bei dem das least signi-
ficant bit gesetzt ist, einen verschobenen Integerwert dar, ein Wert, bei
dem das least significant bit nicht gesetzt ist, einen Zeiger. — alignment

Memory Barrier: Instruktion, die Speicherinstruktionen vor Optimie-
rungen schiitzt. Memory barriers sind zur Implementierung des
— Speichermodells notwendig.
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Metasperre: Primitive Sperrstruktur, die ein komplexes Synchronisations-
objekt seinerseits vor nebenldufigem Zugriff schiitzt. Zumeist durch
—atomare Instruktionen realisiert.

Methodenintegration: (inlining) Klassische Optimierung, die den Aufruf
einer Methode durch ihren Methodenkorper ersetzt. Wie bei der —tail-
call optimization werden zum eine die Kosten eines Aufrufes gespart
und zum anderen weitere Optimierungen erst erméglicht. Bei der Me-
thodenintegration ist zu beachten, dal eine Vergtflerung des Codes
eine geringere Lokalitdt und damit cache misses im Instruktions-Cache
bewirken kann.

Monitor: Synchronisierungskonstrukt.  Einheit von  —Sperre und
— Ereignisvariablen.

Nebenliaufig: Programmteile sind nebenlédufig, wenn sie unabhéngig vonein-
ander und damit potentiell gleichzeitig ausgefiihrt werden kénnen. Ein
Programm ist nebenléufig, wenn es mehrere nebenlaufige Programm-
teile enthalt. —parallel, Synchronisierung

Nebenlaufiger Garbage Collector: Garbage Collector, der —nebenldiufig
mit dem ausgefithrten Programm in einem eigenen Thread ablauft.

OSR: —on-stack replacement

Objektkopf: Speicherbereich fiir Objektmetadaten wie z.B. Klasse oder
Hashwert. Dieser liegt typischerweise direkt vor den “Nutzdaten” des
Objekts im Speicher.

On-Stack Replacement: (OSR). Austausch einer oder mehrerer
— Aktivierungen durch andere. Notig, falls die aktive Methode
durch den —dynamischen Compiler auf unterschiedliche Art und
Weise neu iibersetzt wurde. — Deoptimierung

PIC: —polymorphic inline cache

Parallel: Programmteile sind parallel, wenn sie zur gleichen Zeit auf ver-
schiedenen Prozessoren ausgefiihrt werden.—mnebenldufig

Paralleler Garbage Collector: Ein Algorithmus zur parallelen Garbage
Collection ist nebenléufig formuliert. Die Garbage Collection kann da-
her auf mehreren Prozessoren — parallel ausgefiithrt werden.
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Polymorphic Inline Cache: (PIC). Technik zum — dynamischen Metho-
denaufruf. Wie —inline cache in den Code eingebetteter Cache, al-
lerdings mit mehreren (iiblicherweise bis zu 10) Eintrdgen; darge-
stellt als kaskadierter Klassentest mit direkten Spriingen. Beschleunigt
schwach-polymorphe Aufrufstellen, eignet sich zudem zur Profilerstel-
lung. —inline cache, vtable

Prozedurspezialisierung: Klassischen Optimierung. Kann der Compiler
feststellen, dafl einen bestimmte Prozedur f (x) haufig mit dem Para-
meter x=3 aufgerufen wird, so kann einen Prozedur f (x)/x=3, erstellt
werden. Durch — constant folding kann diese Prozedur — moglicher-
weise bis auf einen konstanten Wert — weiter vereinfacht werden.

Read Barrier: Codeabschnitt, der bei jedem Lesen aus einem Speicherbe-
reich ausgefiihrt wird.

Referenzlokalitit: Das Maf, in dem Zugriffe auf benachbarte Speicherzel-
len auch zeitlich dicht beieinander liegen.

Referenztabelle: Eine Beschreibung der Prozessorregister und des Stacks,
die es dem Garbage Collector erlaubt, zu bestimmen, in welchen Regi-
stern und Stack-Zellen sich Zeiger befinden.

Registerallokation: Diese Optimierung ordnet den verwendeten symboli-
schen Registen physische Maschinenregister zu. Stehen diese nicht nicht
in ausreichender Zahl zur Verfiigung, so muf} spill code eingefiigt wer-
den, der symbolische Register in den Hauptspeicher auslagert. Die Re-
gisterallokation stellt eine wichtige Optimierung dar, da die Zugriffe auf
den Hauptspeicher durch die Ausnutzung der vorhandenen Maschinen-
register minimiert werden.

Remembered Sets: Methode um Zeiger zwischen Generationen zu proto-
kollieren. Bei jeder Zeigerzuweisung wird das Ziel der Zuweisung in eine
Menge aufgenommen, die den Wurzeln jeder Garbage Collection einer
jiingeren Generation zugefiigt werden. — Card Marking

Sequential Store Buffer: Methode zur effizienten Implementierung von
— Remembered Sets.

Skalare Ersetzung von Aggregaten: Klassische Optimierung bei der
Aggregate durch die enthaltenen Skalare ersetzt werden. Beispielswei-
se wird bei einer Struktur komplexeZahl anstatt z.real direkt eine
float-Variable verwendet, wenn dies moglich ist. Dies vermeidet zum
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einen eine Indirektion und ermoglicht zum anderen weitere Optimie-
rungen, bei denen Aggregate unberiicksichtigt blieben.

Software Pipelining: Klassische Optimierung. Hier wird die Architektur
moderner Prozessoren mit pipelines unterstiitzt, indem der Code der-
art umstrukturiert wird, dafl delay slots von Verzweigungen ausgenutzt
und die Latenzzeiten einzelner Operationen beriicksichtigt werden. Au-
Berdem werden bei superskalaren Prozessoren abhéngige Operationen
derart versetzt, dafl mehrere Ausfithrungseinheiten ausgenutzt werden
koénnen.

Speichermodell: (memory model). Spezifikation der Operationen load und
store auf dem globalen Speicher. Relevant fiir Multiprozessorarchitek-
turen und nebenléufige Programmiersprachen.

Sperre: (mutez, lock) Synchronisierungskonstrukt. Eine Sperre kann nur
von einem — Thread zur Zeit erworben werden und realisiert so gegen-
seitigen Ausschluf.

Static Allocation Arena: Methode der optimierten Allokation, bei der
der gesamte innerhalb eines basic blocks bendtigte Speicher in einer
Allokation am Anfang des Blocks angefordert wird.

Tail-Call Optimizations: Klassische Optimierung. Endet eine Prozedur
mit dem Aufruf einer anderen oder mit einer Rekursion, so kann die
tail-call optimization diese Aufrufe in Verzweigungen umwandeln. Es
wird also zum Auswerten der gerufenen Prozedur die Aktivierung der
aktuellen Methode verwendet. Dadurch werden zum einen die Kosten
eines Aufrufes gespart, zum anderen werden Rekursionen zu Schleifen,
die dann mittels Schleifenoptimierung weiter optimiert werden konnen.

Thread: KontrollfluBabstraktion. Ein Thread ist ein unabhéngiger
Ausfithrungskontext mit eigenem Aufrufstack, Instruktionszeiger und
lokalem Speicher. Threads kommunizieren durch Synchronisierungs-
konstrukte und tauschen Daten iiber einen geteilten, globalen Speicher
aus.

Tricolor Marking: Von Dijkstra formalisierte Abstraktion zur Betrachtung
der Arbeit eines nebenldufigen Garbage Collectors.

User Space: Geschiitztes Ausfithrungsregime von Anwendungscode. Zugriff
auf Systemressourcen ist nur durch Aufruf des Betriebssytems und
Wechsel in —kernel space moglich.
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Vtable: (virtual function table). Vom Compiler generierte Tabelle der virtu-
ellen Methoden einer Klasse. Jeder Methodensignatur wird eine Zeile
der Tabelle zugewiesen. Gleiche Methodensignaturen in durch Verer-
bung abhéngigen Klassen werden der gleichen Zeile zugewiesen. Da-
durch kann der virtuelle Methodenlookup durch einen einfachen Array-
Zugriff implementiert werden. —inline cache, polymorphic inline cache

Write Barrier: Codeabschnitt, der bei jedem Schreiben in einen Speicher-
bereich ausgefiithrt wird.
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