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Masterarbeit

Umfeld: KESO  (http://www4.cs.fau.de/Research/KESO)  ist  eine  Java-
Laufzeitumgebung fiir eingebettete Systeme mit dem Fokus auf software-basierten
Speicherschutz. KESO ermoglicht die isolierte Ausfithrung mehrerer Anwendungen
auf einem Mikrokontroller. Um eine moglichst ressourcenschonende Laufzeitumgebung
bereitzustellen, wird auf viele teure Java-Mechanismen (Reflection, Just-in-Time-
Ubersetzung, dynamisches Nachladen von Klassen, Exceptions) verzichtet und das
komplette System wird vor der Ausfithrung in C-Code iibersetzt.

Aufgabenstellung: Der Einsatz einer automatischen Speicherbereinigung (engl. garba-
ge collection (GC)) kann dazu fithren, dass der verwaltete Speicherbereich bei ldngerer
Programmlaufzeit immer stérker fragmentiert wird. Viele Algorithmen zur Defragmen-
tierung kopieren in regelméfligen Abstdnden Nutzdaten um, so dass ungenutzte Speicher-
blocke wieder miteinander verschmolzen werden kénnen. Dieses Vorgehen stellt in Syste-
men, in denen Echtzeitanforderungen keine Rolle spielen, kein Problem dar. In Echtzeit-
systemen muss jedoch darauf geachtet werden, dass man garantierte Aussagen iiber die
Laufzeit und den Speicherverbrauch der Defragmentierungsphase treffen kann. In dieser
Arbeit soll eine Speicherbereinigung fiir die KESO Multi-JVM implementiert werden, die
in der Lage ist mit dem Fragmentierungsproblem umzugehen. Hierzu soll ein Algorith-
mus entwickelt werden, durch den es moglich ist, sowohl die maximale Ausfiihrungszeit
(engl. worst-case execution time (WCET)) zu berechnen also auch eine obere Grenze fiir
den Speicherverbrauch anzugeben, was den Einsatz einer automatischen Speicherberei-
nigung in Echtzeitsystemen erlaubt.
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Abstract

Die Fragmentierung der Halde stellt fiir automatische Speicherbereiniger in Echtzeitsys-
temen ein Problem dar. So kann diese dazu fiihren, dass Speicheranfragen nicht erfiillt
werden konnen, obwohl insgesamt geniigend freier Speicher vorhanden ist. Desweiteren
erschwert die Fragmentierung die Bestimmung der maximalen Ausfithrungszeit, die zur
Suche eines passenden Freispeicherblocks notwendig ist. Im ungiinstigsten Fall miisste
die gesamte Halde durchsucht werden.

Ziel dieser Arbeit ist die Implementierung eines fragmentierungstoleranten, echt-
zeitfahigen, automatischen Speicherbereinigung fiir die KESO Java Virtual Machine.
Diese nennt sich ,,FragGC“. FragGC verwendet Teile des in KESO bereits vorhan-
denen ,,mark-and-sweep“-Speicherbereinigers IdleRoundRobin wieder. Zusétzlich wird
Fragmentierungstoleranz erreicht, indem fragmentierte Allokation verwendet wird. Um
verlassliche Schranken fiir die Ausfithrungszeit von Vektorzugriffen (,arrays“) zu er-
reichen, werden Riickgrate verwendet, um deren Fragmente zu verwalten. Zur Ver-
waltung der Riickgrate werden replizierende Speicherbereinigungstechniken verwendet.
Gegeniiber dem IdleRoundRobin entstehen dadurch zusétzliche Kosten in Laufzeit
und CodegroBe. Die durchschnittliche Ausfithrungsgeschwindigkeit der Testanwendung
CDj [8] sinkt dabei auf ca. 76%. Die CodegroBe steigt um ca. 22%. Dieser Abfall in
der durchschnittlichen Leistung, wird durch die Moglichkeit eine geringere maximale
Ausfithrungszeit zu bestimmen gerechtfertigt.

Auch die maximale Ausfithrungzeit des Speicherbereinigers wird untersucht. Diese
steigt vor allem mit der Anzahl der iiberlebenden Objekte.
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1 Einleitung

Ziel dieser Arbeit ist die Implementierung einer fragmentierungstoleranten, echt-
zeitfdhigen Speicherbereinigung fiir die ,, KESO Multi Java Virtual Machine“. Im folgen-
den werden die Begriffe ,,echtzeitfahig* und , fragmentierungstolerant® erlautert. Selbst-
versténdlich wird auch die KESO Multi-JVM vorgestellt und begriindet, warum ein
solches System eine fragmentierungstolerante Speicherbereinigung benétigt.

1.1 Die KESO Multi-JVM

: Portal
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Abbildung 1.1: Ubersicht iiber ein mit KESO gestaltetes System [9]

Bei KESO handelt es sich um eine virtuelle Maschine zur Ausfithrung von Java-
Anwendungen in statischen, eingebetteten Systemen und Echtzeitsystemen.



1 Einleitung

,otatisch® bedeutet hier, dass keine Klassen zur Laufzeit nachgeladen werden konnen.
Alle Anwendungen sind beim Beschreiben des Mikrocontrollers bekannt. Alle wichtigen
Informationen iiber die Anwendung, werden in einer Konfigurationsdatei angegeben.
Diese enthélt unter anderem Informationen iiber die Nutzung von Betriebssystemres-
sourcen, iiber die beteiligten Programmfiden (in OSEK: Task [10]) und die GroBe des
Haldenspeichers sowie dessen Bereinigungsstrategie. Es ist daher nicht nétig, den Byte-
code einer Anwendung zu interpretieren, oder wihrend der Laufzeit zu nativem Code
zu iibersetzen (engl. ,just in time compilation“). Anwendungen werden vor der Laufzeit
analysiert und zu C-Code iibersetzt (engl. ,ahead of time*). Dabei kann eine statische
Analyse der gesamten Anwendung vorgenommen werden (engl. ,whole program opti-
mizations®), welche tiefgreifende Optimierungen erlaubt. So werden Ausfiihrungszeiten,
CodegroBen und Speicherverbrauch erreicht, die sich mit Anwendungen vergleichen las-
sen, die in C-Code verfasst wurden, wiahrend gleichzeitig die Robustheit einer typsicheren
Sprache genutzt wird.

KESO baut auf OSEK/VDX-kompatiblen [10] Betriebssystemen auf. Abbildung 1.1
zeigt ein ,,System* KESOs. Ein System besteht aus einer oder mehreren ,,Domains“. Die-
se Doménen bieten Schutz, der mit logischen Adressrdumen, die von Mehrzweckbetriebs-
systemen wie Linux bekannt sind, vergleichbar ist. Dieser Schutz wird dadurch sicher-
gestellt, dass Referenzen auf Objekte einer Doméne nicht an andere Doménen weiterge-
geben werden konnen. Javas Typsicherheit verhindert so jeden domé&neniibergreifenden
Zugriff. Um das Weitergeben von Referenzen zu verhindern, besitzt jede Doméne einen
eigenen Haldenspeicher (engl. ,heap“) und eventuell auch eine eigene Speicherberei-
nigungsstrategie. Zusétzlich besitzt jede Doméne eine eigene Instanzen der statischen
Klassenfelder. Jede Doméne kann daher als eigenstédndige virtuelle Maschine gesehen
werden, weshalb es sich bei KESO um eine Multi-JVM handelt. Die Kommunikation
zwischen den Doménen geschieht {iber sogenannte ,,Portale®, die den ,,Java Remote Me-
thod Invocations“ oder ,,Remote Procedure Calls* dhneln.

Neben dem Verzicht auf das dynamische Nachladen von Klassen, weicht KESO auch
in anderen Aspekten von der JVM-Spezifikation ab, um Java-Anwendungen auch auf
schwachen Mikrocontrollern ausfiihren zu kénnen. So werden teure Mechanismen wie
Reflexion oder eine komplexe Ausnahmebehandlung nicht unterstiitzt. An Stelle der
Ausnahmebehandlung kann der Aufruf einer einfachen Fehlerbehandlungsroutine und
der anschlieBende Neustart des Systems stehen. Auch , Finalizer®, die beim Freigeben
von Objekten aufgerufen werden, werden teilweise nicht unterstiitzt, da sie zusétzliche
Laufzeitkosten verursachen und indeterministisch auftreten.

1.2 Motivation und Ziel der Arbeit

Das Ziel dieser Arbeit ist die Implementierung einer fragmentierungstoleranten, echt-
zeitfahigen, automatischen Speicherbereinigung. Hierzu werden die Eigenschaften eines
Echtzeitsystems und die Probleme, die sich fiir ein solches System durch Speicherfrag-
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mentierung ergeben, erlautert.

1.2.1 Echtzeitsysteme

Unter einem Echtzeitsystem versteht man ein System, das Aufgaben rechtzeitig erledigt.
Rechtzeitigkeit bedeutet, dass auf die Eingabe eines Ereignisses vor dem Ablauf eines
bestimmten Termins mit einem korrekten Ergebnis geantwortet wird.

Echtzeitsysteme kénnen danach unterschieden werden, welche Konsequenzen das
Uberschreiten dieser Frist hat.

Verliert ein Ergebnis durch die verzogerte Bereitstellung lediglich an Qualitét, handelt
es sich um ein weiches Echtzeitsystem. Ein Beispiel hierfiir sind Bildqualitdt und -rate
von Multimediasysteme.

Ist nach dem Verstreichen des Termins zwar das errechnete Ergebnis hinféllig, das
Gesamtsystem aber weiter ausfithrbar, handelt es sich um ein festes Echtzeitsystem.

Fiihrt die Terminiiberschreitung zu einer , Katastrophe®, also einer Ausnahmesitua-
tion, die von der Echtzeitanwendung behandelt werden muss, spricht man von einem
harten Echtzeitsystem. Ein Beispiel hierfiir ist das rechtzeitige Auslésen von Airbags.

Um die Einhaltung dieser Fristen zu garantieren, muss die maximale Ausfithrungszeit
(WCET, engl. ,,worst case execution time*) entscheidender Codeabschnitte abschétzbar
sein.

1.2.2 Fragmentierung

Unter Fragmentierung versteht man die Zerstiickelung oder den Verschnitt des Haupt-
speichers. Verschnitt, auch interne Fragmentierung genannt, entsteht dann, wenn einer
Anwendung mehr Speicherplatz zugeteilt wird, als sie anfordert und nutzen kann. Von
externer Fragmentierung oder Zerstiickelung spricht man, wenn der freie Speicher in
mehreren unzusammenhéngenden Teilstiicken vorliegt. Diese Fragmentierung kann da-
zu fithren, dass eine Speicheranforderung nicht erfiillt werden kann, obwohl insgesamt
geniigend freier Speicher vorhanden ist, aber kein geniigend grofles Fragment. Des Weite-
ren erschwert sie die Suche nach einem passendem Fragment, wenn mehrere Freispeicher-
fragmente untersucht werden miissen, die die Anforderung nicht erfiillen kénnen. Eine
Speicherverwaltung heifit dann fragmentierungstolerant, wenn die Effekte der externen
Fragmentierung nicht zum Tragen kommen.

1.2.3 Fragmentierung in Echtzeitsystemen

Echtzeitsysteme verfiigen typischerweise iiber begrenzte Ressourcen und sind {iiber
einen ldngeren Zeitraum im Einsatz. Dies steigert das Fragmentierungsrisiko, vor al-
lem in Kombination mit dem charakteristischem Speichernutzungsverhalten von Java-
Anwendungen, in Folge dessen hiufig Objekte angelegt und wieder freigegeben werden.
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Jedoch gilt es gerade in Echtzeitsystemen diese Zerstiickelung des Speichers zu vermei-
den. So steigt die WCET, die zum Anlegen eines Objektes benétigt wird, ins Unermessli-
che, wenn nicht vorhersagbar ist, wie viele Freispeicherblocke untersucht werden miissen,
bis ein passender Block gefunden wurde. Des Weiteren muss sicher gestellt werden, dass -
entsprechend der Rate an Speicheranforderungen - immer ausreichend Speicherplatz zur
Verfiigung steht. Fragmentierung, kann zur Folge haben, dass vorhandener freier Spei-
cher nicht genutzt werden kann. Dadurch kann der Fehler ,,Speicherkapazitét erschopft*
(Java: ,OutOfMemoryError®) auftreten, von dem sich die Anwendung nur schwer erho-
len kann und der meist einen Neustart zur Folge hat.

1.2.4 Automatische Speicherbereinigung in Echtzeitsystemen

Automatische Speicherbereiniger in Echtzeitsystemen miissen zusétzlich Nebenldufigkeit
zulassen, da sie von hoherprioren Aufgaben (engl. ,tasks®) unterbrochen werden kénnen
miissen. Verdrangungssperren diirfen nur fiir méglichst kleine Zeitrdume verwendet wer-
den, um die Antwortzeiten anderer Aufgaben nicht unnétig zu erhéhen.

Zusatzlich  zu  diesen Bedingungen sollte die  Speicherbereinigung die
Ausfithrungsgeschwindigkeit der Anwendung so wenig wie moglich verlangsamen
und den Speicherverbrauch so wenig wie moglich erhohen. Geringere Rechenlast
und Speicherverbrauch koénnten die Ausfithrung auf giinstigeren Mikrocontrollern
ermoglichen.

Des Weiteren muss die Speicherbereinigung wie jede andere Aufgabe in den Ablauf
des Echtzeitsystems eingeplant werden. Um Speicheranforderungen immer erfiillen zu
konnen, ist darauf zu achten, dass der Speicherbereinigung geniigend Zeit bleibt, um
unerreichbare Objekte (,,Miill“) zu 16schen. Bei fragmentierungstolerenten Speicherbe-
reinigern reicht es aus, sicher zu stellen, dass geniigend freier Speicher vorhanden ist.
Spielt Fragmentierung eine Rolle, muss zusétzlich darauf geachtet werden, dass die Frag-
mente grofl genug sind, um die Anfrage zu bedienen.

Um sicherstellen zu konnen, dass geniigend freier Speicher vorhanden ist, muss der
Speicherbereiniger entsprechend eingeplant werden. Hierzu ist es notwendig seine maxi-
male Ausfithrungszeit (WCET) berechnen zu kénnen.

1.3 Aufbau dieser Arbeit

Nachdem die Notwendigkeit einer fragmentierungstoleranten Speicherbereinigung fiir
die KESO Multi-JVM erldutert wurde, werden nun die Gegebenheiten und mogliche
Losungsansétze genauer analysiert. Dazu werden die Speicherbereinigungstechniken be-
leuchtet, die in KESO bereits vorhanden sind. Des Weiteren werden mogliche Losungen
des Fragmentierungsproblems in Erwédgung gezogen. Besonderes Augenmerk liegt hierbei
auf dem fragmentierungstoleranten Speicherbereiniger ,,SCHISM* [11].



1.3 Aufbau dieser Arbeit

Im Kapitel ,,Implementierung* wird die tatséchliche Umsetzung des fragmentierungs-
toleranten Speicherbereinigers beschrieben. Anschliefend folgt die Evaluation dieser Im-
plementierung. Hierzu werden Ausfiihrungszeiten und Codegrofie der neuen Speicher-
bereinigungstechnik mit denen der bereits vorhandenen verglichen, um die Kosten ab-
zuschétzen mit denen die Fragmentierungstoleranz erkauft wurde.






2 Analyse

2.1 KESOs bisherige Haldenverwaltung

KESO verfiigt bereits iiber drei Strategien zur Verwaltung der Halde (engl. ,heap*):
,RestrictedDomainScope® (RDS), , IdleRoundRobin“ (IRR) und ,, CoffeeBreak®. Diese
werden im Folgenden beziiglich ihrer Fragmentierungstoleranz und ihres Einflusses auf
die Antwortzeit der Anwendung bewertet. Dabei werden Aspekte herausgearbeitet, die
zur Implementierung des fragmentierungstoleranten Speicherbereinigers wiederverwen-
det werden konnen.

2.1.1 ,,RestrictedDomainScope*

Bei ,RestrictedDomainScope“ (RDS) ist eine Bereinigung des Speichers nicht moglich.
Ein einfacher Zeiger markiert die Grenze zwischen dem bereits belegten und dem noch
verfiighbaren Speicher. Soll ein Objekt angelegt werden, wird dieser Zeiger um die Grofie
des Objektes in den verfiigbaren Speicherbereich verschoben. Das Anlegen verfiigt {iber
eine verlassliche WCET, da diese von der Grofle des Objektes unabhéngig ist. Das Ver-
schieben des Zeigers muss atomar geschehen. Da weiter nicht auf Nebenlaufigkeit ge-
achtet werden muss, hat dieses Verfahren nur minimalen Einfluss auf die Antwortzeiten
der Anwendung. Auflerdem tritt weder nennenswerte interne oder externe Fragmen-
tierung auf. Ein verwandtes Verfahren ist die replizierende Speicherbereinigung (siche
Abschnitt 2.3.2).

Da eine Freigabe des Speichers im Allgemeinen nicht moglich ist, eignet sich diese
Strategie nur dann, wenn vorher bekannt ist, wie viel Speicher wiahrend der Ausfithrung
angefordert werden wird. In speziellen Fillen kann der RDS im Modus ,, Reset” betrieben
werden [17]. Hierbei wird nach dem Terminieren aller Anwendungsfiden die gesamte
Doméne zuriickgesetzt.

2.1.2 ,,CoffeeBreak*

,CoffeeBreak® ist ein préziser, nicht-verschiebender Speicherbereiniger, der nach dem
Prinzip ,Markieren und Loschen“ (engl. ,mark and sweep“) verfahrt. Wahrend der
Bereinigungsphase hélt dieser das restliche System unter Verwendung einer Unterbre-
chungssperre an. Somit muss der Bereiniger nicht auf nebenléufige Modifikationen ach-
ten, wodurch eine hohe Ausfithrungsgeschwindigkeit und damit ein hoher Durchsatz
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an freigeriumtem Speicher moglich wird. Jedoch verhilt sich die Dauer dieser Un-
terbrechungssperre nicht asymptotisch konstant, wodurch von einer sehr hohen Beein-
trachtigung der Antwortzeiten der Anwendung ausgegangen werden muss.

Markieren und Léschen

Ausgehend von der Wurzelmenge (statische und lokale Referenzen), werden alle erreich-
baren Objekte per Tiefensuche besucht und markiert. Alle nicht markierten Objekte
werden anschlieend geléscht. Die Markierung der Objekte geschieht durch ein dreifar-
biges Schema [1]. Objekte, die noch nicht erreicht wurden, sind weifl gekennzeichnet.
Schwarze Objekte wurden bereits untersucht. Objekte, die durch die Referenzen eines
schwarzen Objektes erreichbar sind, aber selbst noch nicht auf Referenzen untersucht
wurden, werden grau gekennzeichnet.

Der Arbeitsstapel Um die Objekte in Tiefensuche zu besuchen, wird ein Arbeitssta-
pel verwendet. Dieser Enthélt die Referenzen auf alle grauen Objekte. Am Anfang der
Markierungsphase wird auf diesem die Wurzelmenge abgelegt. AnschlieBend werden die
Referenzen nacheinander vom Stapel genommen und das zugehédrige Objekte nach wei-
teren Referenzen durchsucht. Diese werden dann auf dem Arbeitsstapel abgelegt. Der
Stapel ignoriert dabei alle Referenzen, die auf kein Objekt (null) oder ein bereits erreich-
tes Objekt (schwarz oder grau) zeigen. Nur Referenzen auf bisher unerreichte Objekte
(weifl) werden abgelegt. Somit wird jedes Objekt nur einmal auf dem Stapel abgelegt.
Ob ein Objekt bereits erreicht wurde wird mit einem Bit pro Objekt gespeichert. Ob das
Objekt noch durchsucht werden muss (grau) oder nicht (schwarz), erkennt man daran,
ob es noch auf dem Arbeitsstapel liegt.

Prazise Speicherbereinigung

Ein préziser Speicherbereiniger kann Referenzen von Nichtreferenzen unterscheiden. Die-
ses Verfahren wird durch Javas Typsicherheit ermoglicht. Referenzen kénnen als statische
Felder, lokale Variablen in Methoden, oder als Instanzfelder auftreten. Wahrend ein klas-
sischer Speicherbereiniger jedes erreichbare Datum als potentielle Referenz betrachten
muss, werden in KESO spezielle Datenstrukturen verwendet. Die statischen Referenzen
werden fiir jede Doméne in einem Vektor gespeichert und sind somit leicht auffind-
bar. Zur Erkennung der methodenlokalen Referenzen, wird eine sogenannte Henderson-
Liste [4] durch den Stapelspeicher des Programmfadens gefidelt. Diese Liste beinhaltet
alle Referenzen, die sich derzeit auf dem Stapelspeicher des Fadens befinden.

Um die Referenzen zu finden, die in einem Objekt gespeichert sind, wird ein bidirektio-
nales Objektformat verwendet (siche Abs. 3.1.2). Dieses Format erlaubt es, Referenzen
im Objekt zusammenhéngend abzulegen.



2.1 KESOs bisherige Haldenverwaltung

Nicht-Verschiebende Speicherbereinigung

Wurde ein Objekt einmal angelegt, bleibt seine Position im Speicher fest. Verschiebende
Speicherbereiniger konnen den Haldenspeicher defragmentieren. In KESO steht diese
Moglichkeit nicht zur Verfiigung. Dadurch wird der Aufwand vermieden, der mit dem
verschieben von Objekten einher geht (siehe Abschnitt 2.3.2), jedoch kann der Speicher-
bereiniger nicht aktiv gegen Fragmentierung vorgehen. Des Weiteren konnen Objekte
bisher nicht fragmentiert angelegt werden (siehe Abschnitt 2.3.1). Dadurch sind ,,Cof-
feeBreak” und auch ,IdleRoundRobin® nicht fragmentierungstolerant. Somit muss bei
beiden von einer hohen WCET beim Anlegen von Objekten ausgegangen werden.

2.1.3 ,,IdleRoundRobin“ — inkrementelle Speicherbereinigung

Wie , CoffeeBreak® ist ,IdleRoundRobin“ (IRR) ein préziser, nicht-verschiebender
Speicherbereiniger, der nach dem Prinzip ,Markieren und Loschen“ verfihrt [14].
Zusatzlich arbeitet IRR inkrementell. Das heifit er ist jederzeit unterbrechbar — mit
Ausnahme einiger kurzer Abschnitte und der Durchsuchung der Stapelspeicher. Um die
Konsistenz seiner Datenstrukturen zu garantieren, werden kritische Abschnitte durch
Unterbrechungssperren geschiitzt. Diese Abschnitte sind von konstanter Komplexitét
und moglichst kurz gehalten, um die Antwortzeiten der Anwendung nicht unnétig zu
erhohen.

Einplanung

Der Speicherbereiniger erhélt die niedrigste Prioritdt im System. Andere Aufgaben
kénnen ihn verdrangen. Er selbst kann nur dann eingelastet werden, wenn kein an-
derer Programmfaden lauffahig ist. IRR muss dadurch nur die Stapelspeicher der Pro-
grammfidden untersuchen, die in ihrer Ausfithrung blockiert werden koénnen, weil sie
auf ein bestimmtes Ereignis warten. Dadurch muss auch die Henderson-Liste nur in
Methoden verwendet werden, die blockieren konnen. Des Weiteren vereinfacht es die
Synchronisation der Speicherverwaltung, da ausgeschlossen werden kann, dass eine Spei-
cheranforderung von der Bereinigung unterbrochen wird.

Die Freispeicherliste

Freie Speicherbereiche verwaltet IRR in einer verketteten Liste. Diese muss unterbre-
chungstolerant implementiert werden. Die Speicheranfragen der verschiedenen Anwen-
dungsfiaden entnehmen Elemente aus dieser Liste. Wahrend der Loschphase werden freie
Speicherbereiche der Liste hinzugefiigt. Diese Listenmanipulationen werden durch kur-
ze Unterbrechungssperren geschiitzt, um die Konsistenz der Liste zu wahren. Sowohl
Anfragen als auch der Bereiniger iterieren iiber die Liste. Hierbei wird eine spezielle
Schnittstelle verwendet, die verhindert, dass die Iteration durch die Entnahme von Ele-
menten ,entgleist* (siche Abschnitt 3.2.2).
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Nebenlaufige Manipulation des Erreichbarkeitsgraphen

Schreibbarrieren Anwendungsfiaden kénnen IRRs Markierungsphase jederzeit ver-
drangen — mit Ausnahme einiger kritischer Abschnitte. Wahrend dessen kann die An-
wendung die Referenzfelder der Objekte beliebig manipulieren. Dadurch kénnen Objekte
vom Speicherbereiniger ,,iibersehen“ werden.

Wurzel-
menge
Wurzel-
menge
Wurzel-
menge

Abbildung 2.1: Objekt C entkommt der Markierung

Abbildung 2.1 verdeutlicht diesen Vorgang. In der Ausgangssituation (1) existieren
drei Objekte A, B und C. A und B sind iiber die Wurzelmenge erreichbar. C' ist iiber B
erreichbar. Die Markierungsphase wird begonnen (2) und markiert Objekt A. Jetzt (3)
wird diese von der Anwendung unterbrochen, die eine Referenz von A nach C' einrich-
tet und die Referenz von B nach C' entfernt. Die Markierungsphase wird anschlieSend
fortgesetzt (4). Nach Abschluss dieser Phase, wurde C' nicht markiert. Es wird geloscht,
obwohl es noch verwendet wird. Dieses Problem entsteht immer dann, wenn eine Referenz
auf ein weifles Objekt in ein schwarzes Objekt eingetragen wird und die urspriingliche
Referenz auf das weile Objekt geloscht wird.

Um dies zu vermeiden, verwendet IRR sogenannte , Schreibbarrieren*. Dazu wird an
den Stellen, an denen die Anwendung Referenzfelder beschreibt, Code eingefiigt, der ver-
hindert, dass Objekte iibersechen werden. In KESO wird die Variante von Yuasa [7] ver-
wendet. Hierbei werden weifle Objekte, auf die die Referenzen zeigen, die iiberschrieben
werden sollen, grau gefarbt werden.

Abbildung 2.2 verdeutlicht die Funktionsweise der Schreibbarrieren anhand von
Schritt 2 des vorherigen Beispiels. Die Referenz des Objektes A zeigt auf kein Objekt
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Wurze- NS A W 2.0]
W, o T
Wurzel- Iﬂ
menge
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menge
B ™ o
menge

Abbildung 2.2: Schreibbarriere nach Yuasa

22

(null), daher ist beim Uberschreiben (2.1) kein Graufirben nétig. AnschlieBend soll die
in B gespeicherte Referenz mit null {iberschrieben werden (2.2). Da diese Referenz mo-
mentan auf das weile C' zeigt, wird dieses grau gefarbt. Mit dem Nullen der Referenz
wird Schritt 3 erreicht. Wobei C' nun grau statt weif ist und vor Beendigung der Mar-
kierungsphase geschwérzt werden wird.

Der Speicherbereiniger schiebt die Adressen aller noch zu untersuchenden Objekte
auf den Arbeitsstapel. Graue Objekte unterscheiden sich von schwarzen dadurch, dass
sie noch auf diesem Stapel liegen. Ein weifles Objekt grau zu farben bedeutet, dieses
Objekt zu schwirzen und auf den Stapel zu legen. Daher wurden die nebenlaufigen
Zugriffe durch die Schreibbarrieren und dem Bereiniger auf den Stapel synchronisiert.

Durchsuchen der Stapelspeicher Da Schreibbarrieren einen zusétzlichen Aufwand
bedeuten, werden fiir methodenlokale Referenzen keine Schreibbarrieren verwendet. Um
das Ubersehen von Referenzen zu vermeiden, darf der Stapelspeicher eines Anwendungs-
fadens wéahrend der Durchsuchung nicht verdndert werden. Dazu wird der Faden blo-
ckiert. Dies vermeidet ebenfalls, dass Methodenrahmen ab- und wieder aufgebaut wer-
den. Um eine Prioritdtsumkehr zu vermeiden, miissen auch alle Faden, die eine niedrigere
Prioritat als der durchsuchte Faden besitzen, blockiert werden.

Nur die Stapel der Faden, die blockiert werden kénnen, miissen durchsucht werden.
Die Komplexitat der Suche ist linear zur Tiefe des Stapelspeichers. Diese lasst sich vor
der Laufzeit abschéitzen, indem man analysiert auf welcher Aufrufebene der blockieren-
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de Betriebssystemaufruf Wait Event() auftaucht. Jedoch diirfen blockierende Methoden
dazu nicht rekursiv aufgerufen werden.

Der Stapel eines Fadens zéhlt zur Wurzelmenge und muss vor der Traversierung der
Haldenobjekte untersucht werden. Weiter muss er nach der Aktivierung der Schreib-
barrieren untersucht werden, da sonst Referenzen, iiber Objekte von einem Faden zum
anderen flichen kénnten.

Auswahl der Domane

Seinen Namen hat der IdleRoundRobin von der Art, wie er die Doméne auswihlt, die
als nédchstes bereinigt wird. Der IRR wechselt wéhrend sich das System im Leerlauf
befindet reihum durch die Doménen. Fiir jede Doméne wird ein sogenannter ,need‘-
Wert berechnet [14]. Zeigt dieser Wert an, dass in der Doméne eine Speicherbereinigung
durchgefiihrt werden sollte, wird dies getan. Der ,need“-Wert berechnet sich wie folgt:

Haldengrofle

need = FreieSlots — NeuAngeforderteSlots — 1

»olot* bezeichnet die kleinste anforderbare Speichereinheit der Halde. , FreieSlots“ ist
die Anzahl der Slots, die gegenwértig nicht belegt sind. ,,NeuAngeforderteSlots“ be-
zeichnet die Anzahl der Slots, die seit der letzten Bereinigungsphase angelegt wurden.
,Haldengrofe® ist die Grofle der Halde in Slots. Wird ein negativer Wert berechnet, wird
die Speicherbereinigung ausgeltst. Das passiert, wenn weniger freier Speicher verfiighar
ist, als seit der letzten Bereinigung angefordert wurde. Zur Sicherheit wird vom freien
Speicher noch 25% der Grofie der Haldengrofe abgezogen. Grund fiir diese Heuristik ist,
dass eingebettete Systeme oft periodische Aufgaben erledigen. Wurde seit der letzten
Allokation noch nicht die Hélfte des freien Speichers angefordert, wird vermutet, dass
die Doméne noch bis zur néchsten Gelegenheit, den Speicher zu bereinigen, mit ihrem
Speicher auskommt.

2.1.4 Bewertung

»RestrictedDomainScope® biirdet der Anwendung starke Einschrankungen auf, da die
Menge des gesamten Speichers, der wihrend der Laufzeit angefordert werden konnte,
vorher abgeschéitzt werden kénnen muss.

Diese Einschrankungen lockert ,,CoffeeBreak®, der die Freigabe von angefallenem
,Miill“ ermoglicht. Jedoch blockiert dieser die gesamte Anwendung, wiahrend er den
Speicher untersucht und sdubert, wodurch Echtzeitkriterien verletzt werden koénnen.
Des Weiteren ist er nicht fragmentierungstolerant.

,IdleRoundRobin“ erlaubt es ebenfalls Speicher freizugeben, jedoch arbeitet er inkre-
mentell und benutzt nur kurze Unterbrechungssperren konstanter Komplexitéat. Somit
ist die mogliche Verzogerung der Antwort auf ein Ereignis, die durch die Speicherbereini-
gung entsteht, klar abschétzbar. Jedoch kommt auch hier Fragmentierung zum Tragen,
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wodurch es enorm erschwert wird, abzuschétzen, ob jede Speicheranfrage bedient werden
kann. In Abschnitt 2.3 werden deshalb fragmentierungstolerante Speicherbereinigungs-
techniken betrachtet.

2.2 Typisches Speichernutzungsverhalten in Java

Im Speichernutzungsverhalten einer Java-Anwendung lassen sich Charakteristika finden,
die bei der Planung der Speicherverwaltung beriicksichtigt werden sollten, oder niitzlich
sind. Dazu werden Vermutungen iiber die Grofle von Objekten angestellt. Des Weiteren
werden Objekte nach ihrer , Uberlebensfihigkeit“ in Kategorien unterteilt. Diese Kate-
gorien konnen genutzt werden, um die WCET zu bestimmen, die zur Bereinigung des
Speichers notwendig ist. Die Lebensdauer und Gréfle von Objekten wird anschlieSend
anhand der Testanwendung CDj [8] iiberpriift.

2.2.1 GroBe von Objekten

Im Gegensatz zur Programmiersprache C sind Speicheranfragen in Java immer typsicher.
So lésst sich unterscheiden, ob es sich bei einem anzulegenden Objekt um eine Instanz
einer explizit definierten Klasse handelt, oder um einen Vektor (engl. ,array“). Vektoren
und Nicht-Vektoren (,,regulire Objekte®) unterscheiden sich in der Art, wie auf ihre
Felder zugegriffen wird. Auf Vektoren ist wahlfreier Zugriff (engl. ,random access*) unter
Verwendung von variablen Indices mdéglich, wéhrend die Position eines Instanzfeldes
regulirer Objekte zur Ubersetzungszeit bekannt ist.

Anders als in C++4 ist es Java-Klassen nicht erlaubt, Instanzen einer Klasse als Wert in
einem Feld zu speichern. In Instanzfeldern diirfen nur Referenzen auf Objekte gespeichert
werden. Dadurch bleiben Instanzen benutzerdefinierter Klassen im Vergleich zu Vektoren
verhéltnisméfBig klein, solange sie nicht - beispielsweise von einem Codegenerator - mit
einer uniiblich hohen Anzahl an Feldern ausgestattet werden.

Vehicle Vehicle J» Vector3d
position : Vector3d | ' position : AVector3d = | x : float |
| x : float | ' velocity : AVector3d ~ | y : float |
| y : float | | z : float |
| z : float |
velocity : Vector3d | Vector3d
| x : float | | x : float |
| y : float | | y : float |
| z : float | | z : float |

Abbildung 2.3: Gegeniiberstellung von Wert- und Referenz-Instanzfeldern
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Abbildung 2.3 verdeutlicht warum Objekte in C oder C++ schneller wachsen kénnen
als in Java. Links ist die Speicherung eines Objektes als Wert zu sehen, die durch die Pro-
grammiersprache Java nicht ausgedriickt werden kann: ,, Vehicle* speichert Instanzen der
Klasse ,,Vectordd® als Wert. Beim rechten ,,Vehicle* werden ,position“ und , velocity*
durch Referenzen auf zwei getrennt angelegte ., Vector3d“-Objekte dargestellt. Deshalb
sind in Java — bei objektorientierter Programmierung — mehrere kleine Objekte wahr-
scheinlicher, als wenige grole Objekte.

Obwohl es in der Sprache Java nicht explizit beschrieben werden kann, kénnen sich
Ubersetzter dennoch entscheiden, Objekte doch als Instanzfelder zu speichern. Dies
nennt man Objekteinbettung (engl. ,,object inlining®) [18].

2.2.2 Uberlebensfihigkeit von Objekten

Der Aufwand der Speicherbereinigung héngt mafigeblich von der Anzahl der
Liiberlebenden“ Objekte ab. Daher wird beleuchtet, in welchen Fillen ein Uberleben der
Speicherbereinigungsphase ausgeschlossen werden kann. Nach diesem Kriterium werden
die Objekte in verschiedene Kategorien unterteilt. Um diese zu untermauern, werden al-
ternative Speicherverwaltungsstrategien fiir die jeweiligen Muster in Betracht gezogen.
Diese lassen Riickschliisse auf die Lebensspanne der Objekte zu. Wird wéahrend die-
ser Lebensspanne eine Speicherbereinigung zugelassen iiberlebt das Objekt. Kann kein
Bereinigung stattfinden, kann das Objekt keine Bereinigungsphase iiberleben.

Hierbei ist zu beachten, dass es dem Speicherbereiniger in KESO nicht gestattet ist,
laufende Programmfiden zu unterbrechen (siche Abschnitt 2.1.3). Des Weiteren miissen
Objekte die wiahrend der Speicherbereinigungsphase angelegt wurden, nicht untersucht
werden.

Viele Java-Anwendungen scheinen die sogenannte ,,schwache Generationenhypothese*
zu erfiillen. Die schwache Generationenhypothese [7] besagt, dass die meisten Objek-
te eine kurze Lebensspanne besitzen, also kurz nachdem sie angelegt wurden, wieder
freigegeben werden.

Methodenlokale Objekte

Methodenlokale Objekte existieren nur fiir die Dauer einer Methode. Referenzen auf diese
Objekte ,flichen® nicht aus der Methode. Das heif3t, dass sie nicht an Klassenfelder oder
Instanzfelder von Objekten, die ebenfalls aus der Methode ,,fliehen*, zugewiesen werden.
Zudem werden sie nicht als Riickgabewert der Methode ausgegeben. Diese Eigenschaft
kann mit einer Fluchtanalyse (engl. ,escape analysis“) tiberpriift werden [9]. Alternativ
zur Haldenallokation kénnen diese Objekte im Stapelrahmen der Methode angelegt wer-
den. Auf Grund dessen konnen diese Objekte keine Bereinigungsphase iiberleben, wenn
ihr Methodenrahmen bereits wieder abgebaut wurde. Also iiberleben methodenlokale
Objekte keine Bereinigungsphase, solange sie sich nicht in einer blockierenden Methode
befinden.
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class Vector2d {
float x, y;

double magnitude() {
return Math.sgrt(x*x + y*y);

h

static void subtract(Vector2d a, Vector2d b, Vector2d result) {
result.x = a.x - b.x;
result.y = a.y - b.y;

}

static double distance(Vector2d a, Vector2d b) {
final Vector2d difference = new Vector2d();
subtract(a,b,difference);
return difference.magnitude();

Abbildung 2.4:  difference” — Beispiel eines Methodenlokalen Objektes

Abbildung 2.4 zeigt das methodenlokale Objekt , difference®, das nicht aus der um-
gebenden Methode , distance® ausbricht. Daher konnte es auf dem Stapel der Methode
angelegt werden. Da die Methode ,,distance” wihrend ihrer Laufzeit keine Speicherberei-
nigung zulésst, wird , difference® in der néchsten Speicherbereinigungsphase freigegeben
werden.

Regionenlokale Zwischenergebnisse

Regionenlokale Zwischenergebnisse umfassen Objekte, die aus dem Methodenrahmen in
dem sie erzeugt werden ausbrechen. Trotzdem werden diese Objekte nicht fiir andere
Programmféden sichtbar. Des Weiteren lassen sie sich in stapelbaren Speicherregionen
anlegen (engl. ,region based memory management“ [16]). So stellt der typsichere C-
Dialekt Cyclone [6] beispielsweise ein regionenbasiertes Typsystem zu Verfiigung. Sta-
pelbare Speicherregionen dhneln den Stapelrahmen von Methoden. Allerdings existieren
diese Regionen parallel zu den Methodenrahmen. Somit kann eine Region mehrere Me-
thodenrahmen umfassen. Genauso konnen in einem Methodenrahmen mehrere Regionen
auf und abgebaut werden. Objekte einer Region koénnen Referenzen auf jene der eigenen
oder einer umgebenden Region besitzen. Sie diirfen jedoch keine Referenzen auf Objekte
besitzen, die sich in einer Subregion befinden.

Ruft der Programmfaden in der Region, in der diese Objekte , leben® eine blockierende
Methode auf, konnen sie Bereinigungsphasen iiberleben. Ist dies nicht der Fall, iiberleben
sie die néchste Bereinigungsphase nicht, da der Programmfaden nicht vom Bereiniger
unterbrochen werden kann.

Weiter lassen sich diese Objekte dadurch unterscheiden, ob ihre Grofle zur
Ubersetzungszeit bestimmbar ist.
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static Vector2d subtract(Vector2d a, Vector2d b) {
final Vector2d result = new Vector2d();
result.x = a.x - b.x;
result.y = a.y - b.y;
return result;

}

static double distance(Vector2d a, Vector2d b) {
final Vector2d difference = subtract(a,b);
return difference.magnitude();

Abbildung 2.5: Regionenlokale Zwischenergebnisse fester Grofie

Regionenlokale Zwischenergebnisse fester Gr6Be Bei Abbildung 2.5 handelt es sich
um eine abgewandelte Version von Abbildung 2.4. Nun flieht das Objekt ,result® aus
der Methode ,subtract®. Es flieht jedoch nicht aus der Methode , distance®. Das Ob-
jekt ,result® kann weiter im Stapelrahmen von ,distance“ angelegt werden, wenn der
Ubersetzer in der Lage ist, dieses Beispiel in das vorherige zu iiberfiithren.

Regionenlokale Zwischenergebnisse dynamischer GroBe Abbildung 2.6 zeigt regio-
nenlokale Objekte. In , processVectors“ wird anfangs eine Region erdffnet. Innerhalb
dieser Region wird eine Liste von , Vector2d“-Objekten erstellt. AnschlieBend wird ,,re-
duce® diese Liste iibergeben, welches ein Ergebnis errechnet. Zuletzt wird die Region
zerstort und das Ergebnis von ,,reduce” zuriickgegeben. Beim zerstéren der Region, wer-
den auch alle Objekte der Liste freigegeben. Es ist zu sehen, dass die Region die Rahmen
der Funktionen , collectVectors® und ,,reduce umfasst. Mit dem Schliisselwort , region*
annotierte Referenzen sollen in die aktuelle Region zeigen. ,region(this)“ soll bedeuten,
dass die Referenz auf ein Objekt zeigt, das sich in der selben Region wie dieses Objekt
befindet (oder einer Elternregion). ,region.new“ meint eine regionlokale Allokation.

Fadenlokale Objekte

,Fadenlokale Objekte“ meint Objekte, die einerseits anderen Ausfithrungsstrangen nicht
zuginglich werden, aber andererseits nicht in Regionen gehalten werden kénnen. Diese
Objekte miissen mit einer automatischen Speicherbereinigung verwaltet werden. Blo-
ckiert der zugehorige Faden nicht, kann davon ausgegangen werden, das diese Objekte
keine Bereinigungsphase iiberleben. Ansonsten muss davon ausgegangen werden, dass
das Objekt iiberlebt. Gébe ,reduce“ in Abbildung 2.6 statt ,,double“ ein Objekt dyna-
mischer Grofle zuriick, wére das ein Beispiel fiir ein fadenlokales Objekt. Dieses Objekt
konnte nicht in der aktuellen Region angelegt werden, da es sonst bei deren Zerstérung
geloscht werden wiirde.
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static class VectorList {

VectorList region(this) next;

Vector2d region(this) value;

VectorList() { next = this; }

static void append(VectorList region head, Vector2d region value) {
VectorList element = region.new VectorList();
element.value = value;
element.next = head.next;
head.next = element;

}

}
static VectorList region collectVectors() {

VectorList region list = region.new VectorlList();
/*erschaffe variable Anzahl an Listenelementen*/
while(hasVectors()) {
Vector2d region vec = region.new Vector2d();
readNextVector(vec);
VectorlList.append(list,vec);

}
return list;

}

static double reduce(VectorList list) {
/*..0.%/

}

static double processVectors() {
double result;
region {
VectorList region list = collectVectors();
result = reduce(list);

¥
/*hier wird ,list” geldscht*/
return result;

Abbildung 2.6: Regionenlokale Objekte

Fadeniibergreifende Kommunikation

Im Folgenden werden Objekte betrachtet, die mehreren Ausfithrungsstréingen zugénglich
sind. Die an der Fadeniibergreifende Kommunikation beteiligten Objekte lassen sich in
konsumierbare und unkonsumierbare unterteilen.

Konsumierbare Objekte Konsumierbare Objekte konnen freigegeben werden, sobald
sie konsumiert wurden. Kann der Speicherbereiniger zwischen dem Erstellen des Objek-
tes und dem Konsumieren nicht anlaufen, sterben diese Objekte in der néchsten Berei-
nigungsphase. Kann der Ausfithrungsstrang wihrend der Konsumierung eines Objektes
blockieren, kénnen alle unkonsumierten Objekte dieser Art iiberleben.

Beispielsweise konnte ein hoherpriorer Faden Arbeitsauftrige an einen niederprioren
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Faden schicken. Ob die Auftragsobjekte selbst iiberleben, hingt davon ab, ob der Faden
wéhrend der Abarbeitung eines Auftrags blockieren kann. Blockiert der Faden nicht,
werden alle Auftrage abgearbeitet und die entsprechenden Objekte kénnen freigegeben
werden.

Hierbei ist auf die minimale Zwischenankunftszeit der konsumierbaren Objekte zu
achten. Dem niederprioren Faden muss genug Zeit bleiben, um die ankommenden Ob-
jekte zu verarbeiten. Falls die Objekte iiberleben kénnten, muss auf diese Art auch die
maximale Anzahl an Uberlebenden abgeschitzt werden.

Unkonsumierbare Objekte Bei unkonsumierbaren Kommunikationsmitteln geschieht
der Informationsaustausch iiber die Eigenschaften des Objektes. Diese Objekte werden
selten oder niemals freigegeben werden.

Im einfachsten Fall handelt es sich um ein gemeinsam genutztes Objekt, dass einen
Zustand ausdriickt. Die Warteschlange, in die die oben genannten Auftrige eingereiht
werden, ist ebenfalls nicht konsumierbar. Ebenso kénnten in diese Warteschlange wie-
derverwertbare Auftragsobjekte eingereiht werden. Diese wiirden einmal angelegt und
immer wieder eingereiht werden. Die Auftragsobjekte wiren dann keine ,, konsumierba-
ren Objekte* mehr.

Sind diese Objekte von fester Grofle, konnen sie statisch angelegt werden.

Chronikobjekte

Chronikobjekte ermoglichen es der Anwendung Informationen iiber ihre Vergangenheit
zu speichern. Diese Objekte iiberleben mehrere Bereinigungszyklen. Da keine Anwen-
dung iiber die Zeit Objekte anhédufen darf, muss es eine obere Schranke fiir die Anzahl
der Chronikobjekte geben.

Beispielsweise konnte eine Anwendung zu Diagnosezwecken die 20 letzten wichtigen
Ereignisse protokollieren. Die Testanwendung CDj [8] simuliert dieses Verhalten, indem
sie Byte-Vektoren in einem Ringpuffer anlegt.

Unkategorisierte Objekte

Unter Verwendung der genannten Kategorien sollte es moglich sein, die meisten Anwen-
dungen aufzubauen. Damit ist auch eine obere Schranke fiir die Anzahl der Objekte, die
Bereinigungsphasen iiberleben, bestimmbar. Werden Objekte verwendet, die keiner der
genannten Kategorien entsprechen, ist darauf zu achten, dass ihre Uberlebenschancen
vorhersagbar sind.

Des Weiteren sind ,,untote Objekte“ zu vermeiden. Hierbei handelt es sich um Ob-
jekte, die von der Anwendung zwar referenziert, aber nicht mehr verwendet werden. Sie
entstehen, wenn Referenzen auf Objekte, die nicht mehr benétigt werden, nicht mit null
iiberschrieben werden.

18



2.2 Typisches Speichernutzungsverhalten in Java

2.2.3 Analyse der Testanwendung CDj

Um die obigen Aussagen zu iiberpriifen, wurde bei der Testanwendung CDj [8] wéhrend
der Ausfiithrungszeit protokolliert, wie viele Objekte welchen Typs auf der Halde (engl.
,heap“) angelegt wurden und wann ihre Loschung erfolgte.

0 10000 20000 30000 40000 50000 60000 70000

4 Byte 8
8 Byte HEE 2237
12 Byte | 57460
16 Byte I 20978
20 Byte W 1460
24 Byte m821
28 Byte 1100
32 Byte 1202

Abbildung 2.7: Héufigkeit aller GroBen reguldrer Objekte (CDj)

Das Histogramm in Abbildung 2.7 zeigt die Haufigkeit, mit der bestimmte Objekt-
groffen auftauchen. Horizontal wird die Anzahl der angelegten Instanzen aufgetragen,
vertikal die Grofle. Es ist zu erkennen, dass Objekte im Median 12 Byte grofl sind.
Dabei nimmt der Objektkopf 4 Byte und die Instanzfelder 8 Byte ein.

1|| 56.736|immortal/persistentScope/transientScope/Vector2d 12
2|| 11.262javacp/util/HashMap$HashEntry 16
3|/ 5.682jjavacp/util/ArrayList 16
4)| 2.402jimmortal/persistentScope/transientScope/Vector3d 16
5/| 1.073jjava/lang/String 8
6/| 1.020javacp/util/LinkedList$Entry 16
7 992javacp/util/AbstractList$1 20
8 511java/lang/StringBuffer 12
9 464javacp/util/LinkedList 20
10 464|javacp/util/LinkedList$LinkedListltr 24

Abbildung 2.8: Am h#ufigsten angelegte Klassen (CDj)

Abbildung 2.8 zeigt die am haufigsten angelegten Klassen. Die haufigste Klasse ,,Vec-
tor2d“ scheint Moglichkeiten zur Optimierung zu bieten. Diese zwolf Byte grofie Klasse
konnte moglicherweise als Wert-Instanzfeld gespeichert werden (z.B. durch ,,object in-
lining* [18]). Eventuell kénnen ihre Instanzen in Zukunft auch auf dem Stapelspeicher
angelegt werden — z.B. durch eine Fluchtanalyse (engl. , escape analysis“). Eintrége von
Streutabellen (,HashMap.Entry“) oder Listen werden vermutlich immer auf der Halde
platziert werden miissen. Das ist Spekulation, trotzdem sollte im Median pessimistisch
von einer Objektgrofe von 12 bis 16 Byte ausgegangen werden.
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0 10000 20000 30000 40000 50000 60000 70000 80000 90000

1. Zyklus I 31057
2. Zyklus [ 4611
3. Zyklus 1 2498
4. Zyklus 1562
5. Zyklus M 1639
> 5. Zyklus [l 2029

Abbildung 2.9: Haufigkeit der Lebensdauer von Objekte (CDj)

Das Histogramm in Abbildung 2.9 zeigt die Haufigkeit bestimmter Lebensspannen von
Objekten. Vertikal ldsst sich ablesen in welchem Bereinigungszyklus ein Objekt nach sei-
ner Erschaffung freigegeben wurde. Horizontal ist die Anzahl der Objekte angegeben,
die {iber eine entsprechende Lebensdauer verfiigen. Insgesamt wurden 20 Bereinigungs-
zyklen durchgefiihrt. Es ist zu erkennen, dass die meisten Objekte im ersten Zyklus nach
ihrer Erschaffung freigegeben werden. Damit bestétigt die Testanwendung die ,,schwache
Generationenhypothese® [7].

2.2.4 Einplanung des Speicherbereinigers

Der Aufwand der Speicherbereinigung héngt mafigeblich von der Anzahl der
»iberlebenden“ Objekte ab (siche Abschnitt 3.4.5). Zusétzlich fallt die Grofie der Halde
und der freigegebenen Objekte ins Gewicht.

Der Speicher sollte dann bereinigt werden, wenn moglichst wenige Objekte iiberleben.
Dadurch sinkt die Ausfithrungszeit der Bereinigungsphase. Zudem sind weniger Bereini-
gungsphasen notig. Wann wenige Objekte iiberleben, lisst sich durch die verschiedenen
Objektkategorien (Abschnitt 2.2.2) bestimmen.

Zugleich sollte dem Speicherbereiniger oft genug und lange genug Zeit gegeben werden,
um die von der Anwendung erstellten Objekte wieder freizugeben. Die Anzahl und Gréfie
der Objekte wird durch die , Allokationsrate* ausgedriickt. Diese ergibt sich aus der
minimalen Zwischenankunftszeit von Ereignissen und aus der Grofle und Menge von
Objekten, die angelegt werden kénnten, um auf dieses Ereignis zu antworten. Als Ereignis
wird auch das Ausfithren von periodischen Aufgaben gesehen.

Wird bei bestimmten Aufgaben zu viel Speicher angefordert, muss die Grofie der Halde
erhoht werden. Alternativ kann die Aufgabe in mehrere Teilaufgaben zerlegt werden, um
zwischen den Teilaufgaben den Speicher zu bereinigen. Dies erhoht jedoch die Anzahl
der iiberlebenden Objekte und die Antwortzeit.

Im Vergleich zur Programmiersprache C wird die Freigabe von dynamisch angelegten
Objekten auf die Schlupfzeit (engl. ,slack time*) verschoben. In der Programmiersprache
C wird dynamisch angelegter Speicher mit der Funktion ,free“ freigegeben. Sie findet
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2.3 Fragmentierungstolerante Speicherbereinigungstechniken

also mit der Prioritat des Fadens statt.

Kommt Fragmentierung zum Tragen, kann es vorkommen, dass Speicheranforderun-
gen trotz der richtigen Einplanung des Speicherbereinigers nicht erfiillt werden kénnen.
In diesem Fall ist insgesamt geniigend freier Speicherplatz verfiighar. Langlebige Ob-
jekte zerteilen die freien Blocke des Speichers jedoch so, dass kein zusammenhéngender
Speicherbereich ausreichender Gréfie gefunden werden kann.

2.3 Fragmentierungstolerante
Speicherbereinigungstechniken

Fragmentierung erschwert es enorm, abzuschétzen, ob alle Speicheranforderungen der
Anwendung erfiillt werden kénnen. Kommt Fragmentierung nicht zum Tragen, kann der
Speicherbereiniger, wie in Abschnitt 2.2.4 beschrieben wurde, eingeplant werden.

Im Folgenden werden fragmentierungstolerante Speicherbereinigungstechniken vorge-
stellt.

2.3.1 Fragmentierte Allokation

Fragmentierung erschwert es, geniigend grofle zusammenhéngende Speicherbereiche zu
finden. Fragmentierte Allokation erlaubt es Objekte auf mehrere unzusammenhéngende
Bereiche verteilt anzulegen [12]. Dazu werden Objekte in Fragmente fester Grofie un-
terteilt. Diese Fragmente sind ebenfalls die kleinste Einheit, in der der freie Speicher
verwaltet wird. So kann freier Speicherplatz immer genutzt werden.

Die Fragmente eines reguldren Objektes werden verkettet. Dazu wird in jedes Frag-
ment ein Zeiger auf das jeweils néchste Fragment eingefiigt. Instanzfeldzugriffe sind von
konstanter Komplexitédt, da fiir jedes Feld das Fragment in dem es sich befindet zur
Ubersetzungszeit bekannt ist. Weil Objekte in der Regel aus wenigen Fragmenten be-
stehen (sieche Abschnitt 2.2), ist die Anzahl der Indirektionen, die durch die Verkettung
aufgelost werden miissen vertretbar. Die Zeit, die zum Anlegen einer Instanz benotigt
wird, verhélt sich im ungiinstigsten Fall linear zur Anzahl der benttigten Fragmente. Da
die Anzahl der Fragmente von der Klasse des Objekts abhéngt, existiert fiir jede Klasse
eine konstante WCET.

Vektoren erlauben wahlfreien Zugriff iiber Indices, die erst zur Laufzeit bekannt sind.
Wiirden die Fragmente eines Vektors ebenfalls verkettet werden, verhielte sich die Kom-
plexitit eines Zugriffs linear zum Index. Daher werden diese durch eine Baumstruk-
tur verkniipft, wodurch sich die Komplexitit logarithmisch zur maximalen Vektorgrofie
verhilt. Da die maximale Vektorgrofle eine Konstante ist, ergibt sich theoretisch eine
asymptotisch konstanter Aufwand. Allerdings miissten bei einer 32-Bit-Architektur mit
einer Fragmentgrofle von 32 Byte neun Baumebenen durchschritten werden, um zu dem
Fragment zu gelangen, das die Nutzdaten enthélt. Dadurch kann sich die WCET eines
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Vektorzugriffes stark erhohen. Die Zeit, die zum Anlegen eines Vektors benotigt wird,
verhélt sich schlimmstenfalls linear zur Anzahl der benétigten Fragmente.

Bei der Wahl der Fragmentgrofle, ist die mittlere Grofie der Objekte zu beachten. Wird
sie zu grof3 gewahlt, tritt interne Fragmentierung auf. Wird sie zu klein gewéhlt, muss zu
viel Verwaltungsaufwand betrieben werden, um die Nutzdaten unterzubringen. So wéren
fiir Vektoren tiefere Baumstrukturen und fiir reguldre Klassen léngere Verkettungen
notwendig.

A

nachstes nachstes

Instanz- Instanz-

felder felder

Abbildung 2.10: Fragmentierte Allokation

Abbildung 2.10 stellt dar, wie Fragmentiert angelegte Objekte aussehen kénnten. A
zeigt auf einen fragmentierten Vektor, der von eine Baumstruktur aus Fragmenten ver-
waltet wird. Jedes Fragment zeigt dabei auf vier weitere Fragmente. Am Ende besteht
der Vektor aus 16 Nutzfragmenten. B zeigt auf ein fragmentiertes Objekt, das aus zwei
Fragmenten besteht. Ein Verkettungszeiger zeigt auf das jeweils néichste Fragment.

2.3.2 Replizierende Speicherbereinigung

Replizierende Speicherbereiniger teilen den Haldenspeicher in eine inaktive und eine ak-
tive Hélfte. Speicheranfragen werden nur von der aktiven Hélfte bedient. Abbildung 2.11
stellt dies dar. Wird die Speicherbereinigung ausgelost, werden alle erreichbaren Objekte
(schwarz) in die inaktive Halfte kopiert. Damit tauschen die beiden Hilften ihre Rollen.

Alle Objekte werden hintereinander angelegt, indem ein einfacher Zeiger um den an-
geforderten Betrag erhoht wird (vgl. 2.1.1 ,RestrictedDomainScope®). Daher verhélt
sich die Ausfithrungszeit, die zum Anlegen eines beliebig groflen Objektes oder Vektors
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2.3 Fragmentierungstolerante Speicherbereinigungstechniken

HENE || BHEN /ENE ] Aktve Halite

Inaktive Halfte

HiEN [ 10 ][ ][ ][] M Raumungsbereich
Y vy ¥ ¥ Zufluchtsbereich

Inaktive Halfte

HiRREN Aktive Halfte

Abbildung 2.11: Replizierende Speicherbereinigung

benotigt wird, immer asymptotisch konstant. Ebenfalls tritt innerhalb der jeweiligen
Hilfte keine Fragmentierung auf. Jedoch kénnen beide Halften nicht gleichzeitig genutzt
werden. Diese Form der , Fragmentierung“ hat zwar keine Auswirkungen auf die Plan-
barkeit der Speicherbereinigung beziiglich Allokations- und Freigaberate, jedoch steigt
der Platzbedarf der Halde auf das Doppelte.

Auch das Umkopieren, das wiahrend der Bereinigungsphase stattfindet, bringt Schwie-
rigkeiten mit sich. Alle Referenzen, die auf Instanzen zeigen, die sich in der inaktiven
Hilfte befinden, miissen auf die entsprechende Instanz in der aktiven Hélfte umgebo-
gen werden. Des Weiteren miissen nebenléaufige Schreibzugriffe auf inaktive Instanzen,
die wiahrend der Anpassung der Referenzen geschehen konnten, auf die entsprechenden
aktiven Instanzen iibertragen werden.

2.3.3 Speicherbereinigung mit Generationenkonzept

Speicherbereiniger mit Generationenkonzept sind aus der Erkenntnis entstanden, dass
der Aufwand der Bereinigungsphase hauptséchlich durch Objekte verursacht wird, die
diese ,iiberleben“. Markierende Speicherbereiniger miissen langlebige Objekte immer
wieder markieren und nach Referenzen durchsuchen. Replizierende kopieren diese Ob-
jekte immer wieder zwischen den beiden Hélften hin und her. Auflerdem ist zu erkennen,
dass die meisten Objekte nur fiir einen kurzen Zeitraum existieren (siche Abschnitt 2.2).
Deshalb konzentrieren sich generationelle Speicherbereiniger auf ,,junge* Objekte und
versuchen den Aufwand fiir die Behandlung langlebiger Objekte zu mindern.

Um dies Umzusetzen wird die Halde in mehrere Generationen aufgeteilt. Meistens
gibt es eine ,junge“ und eine ,alte“ Generation. Diese Generationen kénnen von ver-
schiedenen Speicherbereinigungstechniken verwaltet werden, iiblich sind replizierende
Verfahren. Die Bereinigungsphase wird fiir die junge Generation haufiger ausgelost, als
fiir die alte. ,,Uberlebt® ein junges Objekt genug Zyklen, wird es in den Bereich der alten
Objekte verschoben.
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Je nach dem mit welcher Technik die verschiedenen Generationen verwaltet werden,
kann ein generationelles Verfahren verschiedene Vorteile bringen. Wird ein replizierender
Speicherbereiniger verwendet, entfillt der Aufwand, der fiir das Kopieren langlebiger Ob-
jekte notwendig ist. Die Fragmentierungstoleranz bleibt erhalten. Wird ein ,, Markieren
und Auskehren“-Verfahren verwendet, kann dessen Fragmentierungsverhalten verbes-
sert werden, indem langlebige Objekte, die den Speicher eventuell fragmentieren, aus
der jungen Generation entfernt werden.

2.4 Kombination der genannten
Speicherverwaltungstechniken

Die Schwichen der fragmentierten Allokation in Bezug auf Vektoren konnen iiberwunden
werden, indem sie mit einer replizierenden Speicherbereinigung kombiniert wird [11].

2.4.1 Riickgrate

|int[] A = new int[32]; |

Vektorkopf &A[O0..3] &A[4..7] &A[28..31]

A[0] A[4] A[28]
A[1] A[5] A[29]
A[2] A[6] A[30]
A[3] A[7] A[31]

Abbildung 2.12: Verwaltung eines fragmentierten Vektors durch ein Riickgrat

Statt fragmentierte Vektoren iiber eine Baumstruktur aus Fragmenten zu verwalten,
wird eine sogenanntes Riickgrat (engl. ,spine® [11]) verwendet. Ein Riickgrat ist ein zu-
sammenhéngender Vektor von Zeigern, die auf die Nutzdatenfragmente des verwalteten
Vektors zeigen (sieche Abb. 2.12). Im Gegensatz zur Baumstruktur, die - je nach Tiefe
des Baums - mehrere zusétzliche Indirektionen mit sich bringt, fiihrt ein Riickgrat nur
eine zusétzliche Indirektion ein. Die Zugriffszeit auf einen Vektor ist damit asymptotisch
konstant.

2.4.2 Riickgratspeicher

Da die Grofle der Riickgrate variiert, werden sie von einem replizierenden Speicherbe-
reiniger verwaltet. Die im Riickgrat gespeicherten Zeiger sind nach der Initialisierung
konstant, da die bedeuteten Fragmente nicht verschoben werden. Da sie fiir die Anwen-
dung transparent sind, nimmt auch diese keine Anderungen an den Zeigern vor. Deshalb
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muss beim Umkopieren der Riickgrate nicht auf die Konsistenz ihrer Werte geachtet
werden.

Die Halde unterteilt sich in Riickgrat- und Fragmentspeicher. Im ungiinstigsten Fall
wird jedes Fragment von einem Riickgrat verwaltet. In diesem Fall muss in beiden Héalften
des Riickgratspeichers Platz fiir einen Zeiger pro Fragment und einigen Metadaten ge-
boten werden. Je nach Fragmentgréfie kann ein Riickgratspeicher bendtigt werden, der
mehr als halb so grof3 ist, als der Fragmentspeicher. Kann der Anwendungsentwickler die
Rate abschétzen, in der Vektoren angelegt werden, kann die Gréfle des Riickgratspeichers
vermindert werden. Diese Rate kann wie die Allokationsrate bestimmt werden.

2.4.3 Generationeller Riickgratspeicher

Eine weitere Moglichkeit den Platzbedarf zu verringern ist die Verwendung einer Art
generationellen Speicherbereinigung. In einigen Anwendungen werden die meisten Vek-
toren bereits in der ersten Bereinigungsphase geloscht. In diesem Fall kann ein replizie-
render generationeller Speicherbereiniger benutzt werden, der ein Riickgrat, das eine ein-
zige Bereinigungsphase iiberlebt hat, in die alte Generation verschiebt. Auf diese Weise
kann in der jungen Generation die Hélfte des Speichers eingespart werden, da Riickgrate
sofort altern. Wahrend der Bereinigungsphase werden Speicheranforderungen von der
inaktiven Hélfte der alten Generation bedient. Dies muss geschehen, da in der jungen
Generation keine neuen Objekte angelegt werden konnen, wahrend sie bereinigt wird.

Dieses Verfahren biirdet der Anwendung jedoch zusétzliche Einschrankungen auf. In
der alten Generation muss Platz fiir alle Riickgrate geschaffen werden, die eine Berei-
nigungsphase iiberleben kénnen (siche Abschnitt 2.2.2). Zusétzlich muss der maximale
Riickgratspeicher, der wiahrend der Bereinigungsphase angelegt werden kann, bestimmt
werden. Diese Rate kann wie die Allokationsrate bestimmt werden.

2.4.4 Fragmentspeicher

Zur Verwaltung des Fragmentspeichers orientiert sich am IdleRoundRobin-
Speicherbereiniger. Abgesehen von der Fragmentierungstoleranz erfiillt dieser bereits
alle Kriterien, die an einen echtzeitfdhigen Speicherbereiniger gestellt werden. Die
kleinste anforderbare Einheit ist ein Fragment.
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3 Implementierung

In diesem Kapitel wird die Umsetzung des fragmentierungstoleranten Speicherbereinigers
beschrieben. Dieser trégt die Bezeichnung ,, FragGC*.

3.1 Das Objektformat

Das Objektformat beschreibt, wie Objekte im Speicher abgelegt werden. In Java besitzt
jede Instanz einen Objektkopf, der Metadaten enthélt. Das Objektformat beschreibt ne-
ben dem Objektkopf die Position und Reihenfolge, in der Instanzfelder abgelegt werden.
Hierbei unterscheidet man Referenzfelder, die auf andere Objekte zeigen, und Wertfelder,
wie Felder des Typs ,,int* oder ,,char®, die primitive Daten enthalten. Da Speicherberei-
niger Objekte nach Referenzen durchsuchen, ist es wichtig, dass diese Felder im Objekt
leicht zu finden sind.

3.1.1 Der Objektkopf

31 .. 28[27 .. 24[23 .. 2019 . 16[15 .. 12[11 .. 8[7 .. 4[3 . 0]

Klassenkennung Bitfeld Farbe 1

Vektorinformationen (nur Vektoren)

Vektorinf. / Bitfeld Klassenkenn. Farbe 1

31 . 2827 .. 2423 .. 2019 . 16[15 .. 1211 . 8]7 . 4[3 . 0]

Abbildung 3.1: Objektkopfe auf einem 32-Bit-System

Der Objektkopf enthélt vor allem Laufzeittypinformationen und Daten des Speicher-
bereinigers. Damit diese Informationen ohne weiteres Wissen verfiighar sind, zeigen Refe-
renzen immer auf den Objektkopf der Instanz. Abbildung 3.1 zeigt den typischen Aufbau
eines Objektkopfes auf einem 32-Bit-System (oben). Auf Wunsch kénnen kompakte Ob-
jektkopfe (unten) erzeugt werden. Diese sind in der Anzahl der moglichen Klassen (8 Bit)
und der Vektorlinge (2'® Elemente) beschrinkt. Im Folgenden werden die einzelnen Be-
standteile beschrieben.
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Klassenkennung Die Klassenkennung représentiert den Typ der Instanz. Es handelt
sich um eine 8 oder 16 Bit breite Ganzzahl. Anhand dieses Index’ konnen weitere Infor-
mationen in einer Tabelle (genannt ,,ClassStore“) nachgeschlagen werden. Diese Tabelle
kann zum Beispiel Informationen iiber Grofle, Anzahl der Referenzen und Schnittstellen
der Klasse enthalten.

Farbmarkierung Das niederwertigste Byte des Objektkopfes enthélt Informationen der
Speicherbereinigung.

Das niederwertigste Bit ist immer gesetzt, um in einem bidirektionalen Format (Ab-
schnitt 3.1.2) den Objektkopf von Referenzen unterscheiden zu konnen. Da Objekte
mindestens auf gerade Adressen ausgerichtet werden, ist das niederwertigstes Bit einer
Referenz immer gel6scht.

Die restlichen sieben Bit enthalten die Farbmarkierung. Diese markiert die Objekte,
welche bereits vom Speicherbereiniger besucht wurden, und damit erreichbar sind. Es
stehen zwei Farben zur Verfiigung, deren numerischer Wert 0 und 1 betriagt. Um vor der
Markierungsphase nicht alle Objekte als unerreichbar markieren zu miissen, tauschen
diese Farben nach jeder Phase ihre Rolle. Zusétzlich wurde eine dritte Farbe definiert,
die anzeigt, dass es sich um ein schreibgeschiitztes Objekt handelt. Diese Objekte konnen
nicht freigegeben werden und miissen nicht nach Referenzen durchsucht werden.

Bitfeld Das Bitfeld entsteht auf 32-Bit-Architekturen dadurch, dass die 16 Bit breite
Klassenkennung, auf gerade Adressen ausgerichtet wird. Das Byte konnte zukiinftig fiir
die Speicherung von ,boolean“ Feldern genutzt werden. Bisher werden zwei Bit zur
Paritatskodierung genutzt. Diese beiden Bits sollen transiente Fehler beim Lesen der
Klassenkennung und der Vektorldnge erkennbar machen [13].

Vektorinformationen Vektoren enthalten zusétzlich zum reguldren Objektkopf Infor-
mationen iiber die Anzahl ihrer Elemente. Je nach Konfiguration handelt es sich um eine
16 bis 32 Bit breite Ganzzahl. Vektoren, die Referenzen enthalten, speichern zusétzlich
die Klassenkennung der Elemente (siche Abschnitt 3.1.4).

3.1.2 Das bidirektionale Objektformat

Die Referenzfelder eines Objekts miissen fiir die Speicherbereinigung leicht zu finden
sein. Es bietet sich daher an, die Referenzen zusammenhéngend abzulegen.

Probleme treten bei der Vererbung von Klassen auf. Besitzen beiden Klassen Refe-
renzen und primitive Daten, entstehen zwei Inseln mit Referenzfeldern. Abbildung 3.2
(,,unidirektional“) verdeutlicht dies. Der Speicherbereiniger muss hier zuerst die Referen-
zen von B (also r2) sammeln. Danach schlégt er die Typinformationen der Basisklasse
A nach und sammelt deren Referenzen (rl und r2). Zuletzt erkennt er, dass A lediglich
von ,,Object” abgeleitet wurde, das keine Referenzfelder besitzt, und beendet die Suche.
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(1] class A { 0 B.r2
2| Object r0, rl; A A.x0 4 A.rl
3] int i0; A.rl 8 A A.x0
i) TR 2
5| class B extends A { B.r2 16 A.i0
6| Object r2; B B.il 20 B B.il
7 int il, i2; B.i2 24 B.i2
18]}/ (1 — unidirektional) (2 — bidirektional)

Abbildung 3.2: Unidirektionales und bidirektionales Objektformat

Der Speicherbereiniger fiihrt also eine Schleife aus, um sich durch die Klassenhierarchie
zu arbeiten. Dazu sind bestimmte Laufzeittypinformationen nétig. So muss die Kennung
der Basisklasse nachzuschlagen sein. Aulerdem muss fiir jede Klasse der Anfang und das
Ende der ,,Referenzinsel“ gespeichert werden.

Um das Durchsuchen der Klassenhierarchie zu vermeiden, lehnt sich KESOs Objekt-
format an das der SableVM [3] an. Hierbei werden Referenzfelder vor dem Objektkopf
abgelegt, wihrend primitive Daten weiterhin hinter dem Objektkopf angehéngt werden.
Die Referenzfelder einer abgeleiteten Klasse, werden vor denen der Basisklasse abgelegt.
Analog werden primitive Felder nach denen der Basisklasse angehéngt. Dadurch wéchst
das Objekt sowohl in negativer Richtung (relativ zur Adresse des Objektkopfes) als auch
in positiver Richtung, weshalb dieses Objektformat bidirektional genannt wird.

In Abbildung 3.2 (,,bidirektional®) ist zu erkennen, dass nun alle Referenzen zusam-
menhéngend platziert werden. Der Speicherbereiniger muss nur noch die Anzahl der
Referenzen des jeweiligen Typs nachschlagen, und kann diese dann in einer Schleife ein-
sammeln. Die Kennung der Basisklasse und das Ende der Referenzen muss nicht in der
,, ClassStore“-Tabelle gespeichert werden. Das Ende der Referenzen wird durch die Re-
ferenz auf den Objektkopf markiert. In Situationen, in denen diese Referenz nicht zur
Verfiigung steht, wird der Objektkopf durch sein niederwertigstes Bit gekennzeichnet,
beispielsweise wenn , Finalizer® zu loschender Objekte aufgerufen werden sollen. Das
niederwertigste Bit einer Referenz ist immer null, da Objekte auf Adressen ausgerichtet
werden, die durch vier teilbar sind. Das niederwertigste Bit des Objektkopfes ist immer
gesetzt, um so das Ende der Referenzen zu markieren.

Der blaue Balken, der sich in Abbildung 3.2 rechts neben den Objekten befindet,
zeigt die relative Position der Felder zum Objektkopf an. Die Referenz auf ein Objekt
zeigt immer auf dessen Objektkopf. Die relative Position eines bestimmten Feldes zum
Objektkopf ist noch immer konstant und kann zur Ubersetzungszeit berechnet werden.
Dadurch entsteht kein zusétzlicher Aufwand bei Feldzugriffen.
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3.1.3 Das fragmentierte bidirektionale Objektformat

KESO legt Objekte bisher zusammenhéngend an. Um Objekte fragmentiert anlegen zu
konnen, muss ein Objektformat entworfen werden, das dies unterstiitzt. Hierzu werden
Objekte in Fragmente fester Grofle unterteilt (siehe Abschnitt 2.3.1). Um Referenzfelder
leichter finden zu kénnen, werden die einzelnen Fragmente nach dem bidirektionalen
Objektformat aufgebaut.

1] final class A { A.rl

2 Object r0, rl; A.xr0

3|  int i0; Objektkopf

4 }; A.i0

1| class A { nachstes ‘ A.rl
2|  Object r0, rl; T A.x0 -
3|  int i0; Objektkopf -
4 }; -
'5| class B extends A { nachstes B.r2
6| Object r2; . A.x0 A.rl
7|  int il, i2; Objektkopf B.il
8| }; A.i0 B.i2

Abbildung 3.3: Das fragmentierte bidirektionale Objektformat

Abbildung 3.3 stellt Java-Klassen und die daraus gebildeten fragmentierten Objekte
gegeniiber. Es wird eine Fragmentgrofie von 16 Byte auf einem 32-Bit-System angenom-
men.

Die erste Gegeniiberstellung zeigt, dass Instanzen der Klasse A, die vollstdndig in ein
Fragment passen, das gleiche Format besitzen, wie unter Verwendung des bidirektionalen
Objektformats. Hierbei ist zu beachten, dass Klasse A als ,final* markiert wurde und
somit keine weiteren Klassen von A abgeleitet werden konnen. Da KESO eine statische
JVM ist, kann zur Ubersetzungszeit ermittelt werden, ob eine Klasse von A abgelei-
tet wird, die zusétzlichen Speicherplatz fiir Instanzfelder benttigt. Die Markierung mit
,final“ ist also nicht notig.

In der zweiten Darstellung ist A nicht mehr ,final“. Da die Klasse B von A abge-
leitete wird, bendtigt A ein zweites Fragment und einen Zeiger auf dieses. Der Zeiger
(,néchstes®) auf das zweite Fragment zeigt aber nicht auf dessen Anfang, sondern hin-
ter das letzte Referenzfeld des Fragmentes. An dieser Stelle wiirde sich der Objektkopf
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befinden, wire das zweite Fragment ein unabhéngiges Objekt.

In der letzten Gegeniiberstellung wird eine Instanz der Klasse B gezeigt. Thre Re-
ferenzfelder wurden wieder von oben in das Fragment eingefiigt, die primitiven Felder
von unten. Der Verkettungszeiger ,,néchstes” zeigt wieder hinter die letzte Referenz. Da
keine Klasse von B erbt, wird kein Zeiger auf ein drittes Fragment benotigt.

Der Zugriff auf ein bestimmtes Instanzfeld ist noch immer von konstanter Komplexitét.
Jedoch werden fiir einige Felder zusétzliche Indirektionen nétig. Um auf das Feld A.r0
zuzugreifen, muss — wie beim bidirektionalen Objektformat — nur der Wert 4 von der
Referenz auf das Objekt abgezogen werden (siehe Abb. 3.2 | bidirektional®). Feld B.r2
befindet sich auf dem zweiten Fragment. Um auf das Feld zuzugreifen, muss zuerst auf
den Verkettungszeiger zugegriffen werden. AnschlieBend wird vom Wert des Zeigers 8
abgezogen, um die Adresse von B.r2 zu erhalten. Das liegt daran, dass sich das Feld acht
Byte vor der Position befindet, auf die der Verkettungszeiger zeigt (Abb. 3.3). Da Java-
Objekte vergleichsweise klein ausfallen, ist die Anzahl der zusétzlichen Indirektionen
vertretbar. So besteht ein regulidres Objekt in der Testanwendung C'Dj aus maximal
drei Fragmenten (siehe Abschnitt 2.2).

Durchsuchen der fragmentierten Objekte

KESO verwendet das bidirektionale Objektformat um Objekte effizient nach Referenzen
durchsuchen zu kénnen. Um von der Referenz auf ein Objekt auf dessen Anfang schlieflen
zu koénnen, wird in den Laufzeittypinformationen gespeichert, wie viele Referenzen eine
bestimmte Klasse besitzt.

Beim fragmentierten Objektformat muss die Anzahl der Fragmente bestimmt werden
konnen, sowie die Anzahl der Referenzen in jedem Fragment. Die Anzahl der Fragmente
wird in den Laufzeittypinformationen gespeichert. Die Anzahl der Referenzen eines jeden
Fragmentes in den Laufzeittypinformationen unterzubringen, wiirde deren Platzbedarf
— dhnlich dem unidirektionalen Objektformat — erhéhen. Stattdessen wird die Anfangs-
adresse des Fragmentspeichers so ausgerichtet (engl. ,alignment“), dass sie durch die
Fragmentgrofle teilbar ist. Die Anfangsadresse jedes Fragments ist nun durch die Frag-
mentgrofle teilbar. Da es sich bei der Grofle um eine Zweierpotenz handelt, kann die
Anfangsadresse eines Fragmentes, in das der Zeiger ,néchstes“ zeigt, berechnet wer-
den, indem die niederwertigen Bits des Zeigers entsprechend der Fragmentgrofle genullt
werden.

Leider existiert ein Ausnahmefall: Besteht ein Fragment nur aus Referenzfeldern, zeigt
,néachstes” hinter das eigentliche Fragment. Wird der Zeiger nun ausgerichtet, zeigt er
noch immer auf die gleiche Adresse. Da die Referenzen zwischen dem unausgerichteten
und dem ausgerichteten Zeiger vermutet werden, werden keine Referenzen erkannt. Da-
her wird in den Laufzeittypinformationen fiir jedes Fragment ein Bit eingebracht, das
diesen Spezialfall anzeigt. Der Wert dieses Bits wird vom Zeiger auf das Fragment subtra-
hiert, um zum eigentlichen Fragment zu gelangen. So werden alle Felder des Fragments
vom Anfang bis zum Ende als Referenzen erkannt.
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Fragmentgrofle | Maximale Nutzdatengrofle [Byte]
16 72
32 168
64 360

Abbildung 3.4: Maximale Gesamtgréfle der in einer Klasse enthaltenen Instanzfelder

Die Grofle dieser Laufzeittypinformationen hangt von der maximalen Anzahl der Frag-
mente eines Objekts ab. Bei einer Fragmentgrofle von 16 Byte treten bei der Testanwen-
dung C'Dj Objekte mit maximal drei Fragmenten auf. Bei einer Fragmentgrofie von 32
Byte passt jedes reguldre Objekt in ein Fragment. Die gegenwértige Implementierung
beschriankt die Gréfle eines Objektes auf sechs Fragmente. Aufgrund der Indirektionen,
die bei einem Feldzugriff aufgelost werden, sollte ein Objekt ohnehin nicht aus mehr
Fragmenten bestehen. In Abbildung 3.4 wird die maximale Groéfle der Nutzdaten be-
schrieben, die ein reguldres Objekt enthalten kann. Des Weiteren muss fiir das erste
Fragment kein Bit gespeichert werden, da der Objektkopf verhindert, dass dieses nur
aus Referenzfeldern besteht. Daher kénnen diese Informationen meist in einem Byte
gespeichert werden. Drei Bit geben die Anzahl der Fragmente an. Die restlichen fiinf
Bit markieren Fragmente, die nur Referenzfelder enthalten. Je nach Konfiguration kann
dieses Byte beim Anlegen eines Objektes in das Bitfeld des Objektkopfes geschrieben
werden, statt im ,,ClassStore” gespeichert zu werden.

Zukiinftig konnten groBlere Objekte unter Verwendung von Riickgraten implementiert
werden. Wird ab einem bestimmten Fragment {iber ein Riickgrat auf die weiteren Frag-
mente zugegriffen, bleibt die Anzahl der Indirektionen beschrénkt.

static void fgc_scan_regular_object(object_pointer obj) {

travinfo_t cinfo = getTraversalInfo(obj);

unsigned nfrags = getFragmentCount(cinfo);

pointer_t next = obj;

for(unsigned i = 0; i != nfrags; ++i) {
HANDLE_FIRST_AND_LAST_FRAGMENT();
fragment_t *begin = next & ~(FRAGMENT_SIZE - 1);
begin -= getReferencesOnlyBit(cinfo, 1i);
pushReferencesBetween(begin, next);
next = getNextPointer(begin);

b

Abbildung 3.5: Durchsuchen eines fragmentierten Objektes (vereinfacht)

Codebeispiel 3.5 fasst das Verfahren vereinfacht zusammen. Anfangs werden die Tra-
versierungsinformationen — unter Verwendung der im Objektkopf gespeicherten Klassen-
kennung — geladen. Diese beinhalten die Anzahl der Fragmente. AnschlieSend wird iiber
die Fragmente iteriert. Hierzu wird der vereinfachte Zeiger next (vgl. ,néchstes”) zuerst
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auf das erste Fragment gesetzt. In der Schleife wird der Anfang des Fragments begin er-
mittelt, indem next an der Fragmentgrofie ausgerichtet wird. Die Fragmentgrofle ist eine
systemweite Konstante (siche Abschnitt 3.1.5). Falls es sich um ein Fragment handelt,
das nur aus Referenzen besteht, wird begin entsprechend korrigiert. Jetzt konnen die Re-
ferenzen, die von begin und next markiert werden, auf den Arbeitsstapel des Speicherbe-
reinigers gelegt werden. Anschliefend wird next auf das néchste Fragment weitergeriickt.
»HANDLE _FIRST_AND_LAST FRAGMENT* deutet an, dass fiir das erste Fragment
kein ,ReferencesOnlyBit*“ berechnet wird. Genauso muss beim letzten Fragment, bei
“pushReferences* beachtet werden, dass dieses keinen Zeiger auf das nichste Fragment
besitzt.

Aufbau der Fragmente

Im Folgenden wird genauer beschrieben, wie die Fragmente eines Objektes aufgebaut
werden. Dabei muss darauf geachtet werden, dass die erzeugten C-Strukturen die Grofle
eines Fragmentes nicht {ibersteigen. Zusatzlich sollen alle Felder einer Klasse in méglichst
wenigen Fragmenten untergebracht werden.

Das C-Typsystem Bisher wurde in KESOs Ubersetzer JINO nicht auf die Gréfle der
erzeugen Java-Klassen geachtet. Nun miissen Fragmente fester Grofle mit den Instanz-
feldern gefiillt werden. Dazu wurde eine Bibliothek zur Erstellung von C-Strukturen ge-
schrieben, die fiir jeden moglichen Feldtyp Grofle und Ausrichtung (engl. ,,alignment*)
ermittelt. Diese Bibliothek geht davon aus, dass Felder auf Adressen ausgerichtet wer-
den, die durch ihre Grofle teilbar sind. Als maximales Alignment wird das der Referenz
angenommen, da das bidirektionale Objektformat ohne diese Bedingung gegenwirtig
nicht funktioniert [15]. Abbildung 3.6 zeigt, warum das bidirektionale Objektlayout kein

(1] class A {

2 long a; (1] n Object b -4 n
3] }; A Verschnitt [N 4 (N 4 |
| 4| class B extends A { long a 8 n 4 n
5 Object b;

6

};

Abbildung 3.6: Fehlerhafte Platzierung eines Feldes mit zu hohem Alignment

Alignment zulésst, das das von Referenzen iibersteigt. Rechts der Darstellung der Ob-
jekte wird jeweils einmal die Position relativ zum Objektkopf und einmal die Position in
der generierten C-Struktur angezeigt. Im Objekt vom Typ A tritt vor Feld a Verschnitt
auf, da es in der C-Struktur auf durch acht teilbare Adressen ausgerichtet wird. Die
Position relativ zum Objektkopf ist 8. Im Objekt vom Typ B tritt in der C-Struktur
kein Verschnitt auf. Die Position von Feld a ist nun 4. Wiirde iiber eine Referenz mit
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statischem Typ A auf eine Instanz der Klasse B zugegriffen, wiirde auf Position 8 statt
4 zugegriffen werden.

Falls die angenommenen Eigenschaften des Typsystems zu falschen Ergebnissen
fithren, werden vom C-Ubersetzer Fehlermeldungen ausgegeben, die von sogenannten
»Static asserts“ erzeugt werden (siehe unten).

Schrittweises Erstellen der Fragmente Ausgestattet mit diesen Informationen, wird
der in Abbildung 3.7 beschriebene Algorithmus auf jede Klasse angewandt. Hierbei wur-
de vor allem darauf geachtet, den Verschnitt innerhalb der Fragmente moglichst gering
zu halten. So werden die Fragmente, die noch nicht die maximale Groéfle erreicht ha-
ben, gesammelt (Z. 3, 33), um mit kleinen Feldern aufgefiillt zu werden. Des Weiteren
werden primitive Felder nach ihrem Alignment sortiert (Z. 4), um Verschnitt zwischen
den Feldern zu umgehen. Die sortierten, primitiven Felder werden dann mit den Refe-
renzfeldern vermischt. Gegenwirtig werden die beiden Sorten abwechselnd eingefiigt. Es
wére aber auch denkbar Felder zusétzlich nach der Haufigkeit der Zugriffe zu sortieren.
,Heie* Felder wiirden so in ein vorderes, also schnelleres, Fragment kommen. Beim
Einfiigen der Felder (Z. 11) wird darauf geachtet, dass kein Fragment die Maximalgréfie
iiberschreitet. Wiirde diese iiberschritten werden, oder wird Speicherplatz fiir weitere
Felder benétigt, wird ein neues Fragment erstellt und in das alte ein Verkettungszeiger
eingefiigt. Durch Priifungen zur Ubersetzungszeit (engl. ,static asserts“) versichert der
C-Ubersetzer, dass kein Fragment die maximale Fragmentgrofe iiberschreitet. Nach dem
Einfiigen der Felder muss der Versatz der Verkettungszeiger zum Anfang der Fragmente
korrigiert werden. Abbildung 3.8 zeigt die C-Strukturen, die aus der Java-Klasse ,,Lin-
kedList® generiert werden. Die Fragmentgrofle betrdgt 16 Byte. In den Kommentaren
hinter den Feldern wird angegeben, aus welcher Struktur das Feld urspriinglich stammt,
welche Position es in der gegenwértigen Struktur hat (,,offset®), die GroBe (,,size“) und
das Alignment. Fiir den Zeiger ,next“ wird angedeutet, dass er auf eine Instanz von
,c41_LinkedList_fragl_t* zeigt, jedoch um die Grofle von zwei Referenzen verschoben,
da er hinter das Feld ,,c41f2 first“ zeigt. Die darunter definierten Makros beschreiben,
wie eine Referenz, die bekanntlich auf den Objektkopf zeigt, in einen Zeiger auf die
entsprechende C-Struktur umgewandelt wird. Um zu Fragment 0 zu gelangen, muss die
Referenz den Zeiger ,next“ iiberspringen, weswegen sie um 1 vermindert wird. Um zu
Fragment 1 zu gelangen, wird der Zeiger ,,next” um 2 vermindert. In der Datei ,,global.c*
wird sichergestellt, dass kein Fragment die Maximalgrofle iiberschreitet.

Nichtallozierbare Objekte JINO webt in einige Klassen zusétzliche Felder ein (,, Raw-
fields*). Diese Felder kénnen Typen besitzen, die von der Implementierung des Betriebs-
systems abhédngen. Daher kann ihre Grofle und Ausrichtung nicht bestimmt werden. Dies
betrifft zum Beispiel die Klassen ,, Thread*, ,, Alarm“ oder ,,Resource®. Hierbei handelt es
sich um Objekte, die ohnehin statisch konfiguriert werden. So ist es beispielsweise nicht
moglich zur Laufzeit neue Programmfiaden zu erzeugen. Die Fragmente der Klasse werden
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1  Erstelle alle Fragmente einer Klasse C:

2 Kopiere alle Fragmente der Basisklasse

3 Sammle alle ,unfertigen Fragmente*

4 Sortiere alle primitiven Felder, die von C hinzugefigt werden,

5 nach ihrem Alignment

6 Vermische die sortierten primitiven Felder mit den Referenzfeldern
7 Flige diese Felder nacheinander in die Fragmente ein (Zeile 11)

8 Korrigiere die Zeiger, die die Fragmente verbinden

9

0

Fertig.
1
11  Flge Feld F zu den Fragmenten der Klasse C hinzu:
12 Falls F primitiv ist:
13 Versuche F an eines der ,unfertigen Fragmente“ anzuhangen
14 Falls erfolgreich: Fertig.
15 (Referenzfelder werden Fragmenten von vorne hinzugefugt,
16 primitive Felder von hinten)
17 Uberpriife ob F in das zuletzt erstellte Fragment Z der Klasse C
18 eingefugt werden kann
19 Falls Z danach flir einen Zeiger keinen Platz mehr bieten wirde:
20 Falls Z die maximale Fragmentgréfe Uberschreiten wirde:
21 Hange ein Fragment an Klasse C an (Zeile 28)
22 Falls Zs Grole der maximale FragmentgroRe entsprache:
23 Falls C oder eine Unterklasse von C weitere Felder besitzt:
24 Hange ein Fragment an Klasse C an (Zeile 28)
25 Flige das Feld F dem zuletzt erstellten Fragment hinzu
26 Fertig.
27
28 Hange ein Fragment an Klasse C an:
29 Z sei das zuletzt erstellt Fragment der Klasse C
30 Flige einen Verkettungszeiger in Z ein
31 Falls Zs Grofe nicht der MaximalgroRRe entspricht:
32 Zahle Z zu den ,unfertigen Fragmenten*
33 Erstelle ein neues Fragment fiir Klasse C
34 Fertig.

Abbildung 3.7: Erstellen der Fragmente einer Klasse

zunéchst so generiert, als ob die Rawfields nicht existieren wiirden. Anschliefend werden
die Rawfields an das erste Fragment als primitive Daten angehéingt. Dadurch kann die
maximale Fragmentgrofle iiberschritten werden. Da diese Objekte nicht dynamisch an-
gelegt werden konnen, miissen sie ohnehin nicht in die Fragmente der Halde passen. Die
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/* In c41_LinkedList.h */
typedef struct {
object_pointer «c41f3_last; /*from "c41_LinkedList_fragl_t" (0:0,s:4,a:4)*%/
object_pointer «c41f2_first; /*from "c41_LinkedList_fragl_t" (o:4,s:4,a:4)*%/
} c41_LinkedList_fragl_t KESO_ALIGN(16);
typedef struct {
object_pointer* next /*c41_LinkedList_fragl_t+2%/;
unsigned char gcinfo; /*from "object_t" (o0:4,s:1,a:1)*/
unsigned char bitfld; /*from "object_t" (o0:5,s:1,a:1)*/
class_id_t class_id; /*from "object_t" (0:6,s:2,a:2)*/
jint c38f1_modCount; /*from "c38 AbstractList_t" (0:8,s:4,a:4)%/
jint c41f4_size; /*from "c41_LinkedList_t" (0:12,s:4,a:4)*/
} c41_LinkedList_t KESO_ALIGN(16);

#define C41_LINKEDLIST_FRAGO(_obj_)\
((c41_LinkedList_t*)((object_pointer*)(_obj_)-1))

#define C41_LINKEDLIST_FRAG1(_obj_)\
(((c41_LinkedList_fragl_t*)((C41_LINKEDLIST_FRAGO(_obj_)->next) - 2)))

/* In global.c */

KESO_STATIC_ASSERT(sizeof(c41_LinkedList_t) <= 16, c41_LinkedList_t_exceeds_fragment_size);
KESO_STATIC_ASSERT(sizeof(c41_LinkedList_fragl_t) <= 16, c41_LinkedList_fragl_t...);

Abbildung 3.8: Generierte C-Strukturen der Klasse LinkedList

Adressausrichtung der Fragmente muss erhalten bleiben, damit der Speicherbereiniger
die Referenzfelder erkennen kann.

3.1.4 Das Vektorformat

Zusammenhdngende Vektoren

| int[] A = new int[2]; | String[] B =
new String[2];

Objektkopf (int[])

Objektkopf (Object[])
Vektorlange (2)
A[O] Elementtyp (String)
A[l] B[O]
B[1]

Vektorlange (2)

Abbildung 3.9: Zusammenhéngende Vektoren

Bisher kennt KESO nur zusammenhéngende Vektoren. In Abbildung 3.9 wird links
ein Vektor dargestellt, der primitive Daten enthélt, rechts einer, der Referenzen enthélt.
Vektoren sind Objekte, daher beginnen sie mit einem Objektkopf. Auf den Objekt-
kopf folgt die Vektorldnge, die angibt, wie viele Elemente sich im Vektor befinden. Ein
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Referenzvektor enthilt zusétzlich die Klassenkennung des Typs, auf den die gespeicher-
ten Referenzen zeigen. Der linke Vektor bendétigt dies nicht, da jede Vektorklasse mit
primitivem Elementtyp iiber eine eigene Klassenkennung verfiigt. Gleich nach den Me-
tainformationen werden die Elemente des Vektors abgelegt.

Fragmentierte Vektoren

Zur fragmentierten Allokation wird ein neues Vektorformat benotigt. Wie in der Ana-
lyse (2.4) beschrieben wurde, werden fragmentierte Vektoren von einem Riickgrat ver-
waltet. Anders als in Abbildung 2.12 zeigt eine Referenz jedoch nicht direkt auf das
Riickgrat. Wiirde ein Riickgrat verschoben werden, miissten alle Referenzen, die auf das
verschobene Riickgrat zeigen, angepasst werden. Statt dessen wird ein unbewegliches
Wiichterelement im Fragmentspeicher angelegt, das auf das Riickgrat zeigt. Wird das
Riickgrat verschoben, muss nur der Zeiger im Wichterfragment angepasst werden.

‘ int[] A = new int[32];

Wichterfragment

Kopf (int[]) Al4] A[28]
Lange (0) A[5] A[29]
Typ (2) A[6] A[30]
&Riickgrat A[7] A[31]

Objektkopf Vektorlange Elementtyp &A[O0..3] &A[28..31]

int[] 32 2 \

&A[4..7]

Abbildung 3.10: Fragmentierter Vektor mit Wichterfragment

Abbildung 3.10 zeigt einen fragmentierten Vektor. Es fillt auf, dass sowohl im
Wichterfragment als auch im Riickgrat eine Lingenangabe zu finden ist. Dies liegt
daran, dass es noch immer moglich ist, zusammenhéngende Vektoren anzulegen. Steht
im Wéchterelement die Lange 0, handelt es sich um einen fragmentierten Vektor. Sonst
handelt es sich um einen zusammenhingenden Vektor.

Vektoren, die statisch und mit fester Grofle angelegt werden, kénnen so zusam-
menhéngend abgelegt werden. Dadurch wird der Speicher fiir das Riickgrat gespart
und Zugriffe laufen schneller ab. Durchschnittlich sinkt auch der Aufwand fiir Zugrif-
fe auf Vektoren die sich auf der Halde befinden, da diese unter Umstédnden auch zu-
sammenhéngend angelegt werden konnen. Auch Riickgratspeicher wird im Durchschnitt
gespart. Im ungiinstigsten Fall kénnen jedoch keine Vektoren zusammenhéngend auf
dem Haldenspeicher angelegt werden. Die Ausfithrungsgeschwindigkeit und der gesparte
Speicher sinken mit dem Grad der Fragmentierung.
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Eingebettete Riickgrate

| int[] A = new int[8]; | A[0]
A[l]

| 2 | A[2]
A[3]

Objektkopf (int[]) » A[4]
Lange (8) Typ (2) A[5]
&A[O. .3] A[6]
sA[4..7] A[7]

Abbildung 3.11: Vektor mit eingebettetem Riickgrat

Alternativ wird ein Vektorformat angeboten, das zusammenhéangende Vektoren nicht
unterstiitzt. Vektoren haben immer ein Riickgrat, jedoch kann das Riickgrat fiir klei-
ne Vektoren in das Wichterfragment eingebettet werden. Ein solches eingebettetes
Riickgrat ist in Abbildung 3.11 zu sehen. Ob das Riickgrat eingebettet wird oder
nicht, ist nur von der Lange des Vektors abhéngig. Daher hat Fragmentierung kei-
ne Auswirkung auf dieses Format. Indem der Speicher des Wéachterfragments genutzt
wird, wird Riickgratspeicherplatz gespart. Dieses Format eignet sich auch, um die
Ausfithrungsgeschwindigkeit nach unten hin abzuschétzen.

Abbildung 3.12 zeigt die maximale Nutzlast, die von einem eingebetteten Riickgrat
verwaltet werden kann. Sind die Nutzdaten eines Vektors zu grof}, um von einem einge-
betteten Riickgrat verwaltet zu werden, wird — wie gehabt — ein ausgelagertes Riickgrat
im Riickgratspeicher angelegt.

Bereichspriifungen

Vor einem Vektorzugriff wird eine Bereichspriifung durchgefiihrt. Hierbei wird iiberpriift,
ob der Index des Elementes, auf das zugegriffen werden soll, kleiner ist, als die Vek-
torlange. Ist dies nicht der Fall, gibt es kein giiltiges Element zu diesem Index. Beim bis-
herigen Vektorformat wird dann eine ,, IndexOutOfBounds“-Ausnahmebehandlung ange-
stoflen. Diese Priifung kann moglicherweise durch statische Analysen eingespart werden.

Fragmentgrofle | Maximale Nutzdatengrofie [B]
16 32
32 192
64 896

Abbildung 3.12: Maximale Nutzdatengrofle eines eingebetteten Riickgrats
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Wird ein Vektorformat verwendet, dass Riickgrate unterstiitzt, bedeutet ein Fehlschlag
der einfachen Bereichspriifung noch nicht, dass es sich um einen ungiiltigen Zugriff han-
delt. Ist als Vektorldnge 0 eingetragen, verfiigt der Vektor iiber ein Riickgrat. In diesem
Fall muss die Vektorliange aus dem Riickgrat gelesen werden und die Bereichspriifung
erneut durchgefithrt werden. Schlégt sie nun fehl, handelt es sich tatséichlich um einen
ungiiltigen Zugriff.

Durch die von JINO durchgefiihrten statischen Analysen, kann die Bereichspriifung
gegebenenfalls eingespart werden. Dies ist dann der Fall, wenn nachgewiesen werden
kann, dass der Index die Lange des Vektors nicht iibersteigt.

Vektorzugriffe

Wie auf einen Vektor zugegriffen wird, unterscheidet sich, je nach dem ob er ein Riickgrat
besitzt oder nicht. Ob er ein Riickgrat besitzt, wird wie bei der Bereichspriifung ermittelt.
Wurde die Bereichspriifung durch Optimierungen entfernt, muss diese Unterscheidung
dennoch eingefiigt werden.

Handelt es sich um einen zusammenhéngenden Vektor, wird durch die iibliche Zeiger-
arithmetik auf dessen Elemente zugegriffen. Dabei wird der Index auf die Adresse des
ersten Elementes addiert.

Handelt es sich um einen fragmentierten Vektor, nimmt der Zugriff die Verzweigung
iiber das Riickgrat.

Adresseq = Index - ElementGrofie
FragmentIndex = Adressey > log,(FragmentGrofie)
ElementIlndex = Adressey & (FragmentGrofie — 1)
FragmentAdresse = Riickgrat[FragmentIndex]
ElementAdresse = FragmentAdresse + ElementIndex

Hierzu wird die Adresse des Elementes berechnet, die sich ergéibe, wenn sich das ers-
te Element an Adresse 0 befinde (Adresseg). Diese Adresse ldsst sich in einen Frag-
mentindex und einen Elementindex aufteilen. Um den Fragmentindex zu erhalten wird
Adresseg durch die Fragmentgrofe geteilt. Die Fragmentgrofle ist eine Zweierpotenz und
eine systemweite Konstante. Daher kann diese Division durch eine vorzeichenlose binére
Schiebeoperation (>>) dargestellt werden. Der Elementindex ist der Rest der Division. Er
kann durch ein bitweises Und erhalten werden. Die Fragmentadresse kann im Riickgrat
unter Verwendung des Fragmentindex’ nachgeschlagen werden. Die Adresse des Elemen-
tes ergibt sich, indem man den Elementindex auf die Fragmentadresse addiert.

Die Adressberechnung lédsst sich mit einfachen Operationen bewéltigen. Im Vergleich
zum zusammenhéngenden Vektor, wird durch das Nachschlagen im Riickgrat nur eine
zusétzliche Indirektion notig. Daher ergibt sich eine vertretbare WCET), die geringer als
bei baumartigen Vektoren (Abschnitt 2.3.1) ausfillt.
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Fragmentierte Vektoren konnten schlechte Lokalitédtseigenschaften besitzen. Somit
kénnen Vektorzugriffe moglicherweise nicht vom ,,Cache®“ beschleunigt werden.

3.1.5 Einbau in KESO

Bisher kannte KESOs Ubersetzer JINO nur das bidirektionale Objektformat. Um ein
alternatives Objektformat zu erlauben, miissen Abstraktionen in JINO und dem erzeug-
ten C-Code eingefiigt werden. Zudem muss das Objektformat in der Konfigurationsdatei
ausgewdhlt werden koénnen.

Konfiguration des Objektformats

Das Objektformat ist eine systemweite Eigenschaft und wird in KESOs Konfigurations-
sprache daher als Attribut eines ,,Systems* angegeben. Da der Code von Methoden von
mehreren Doménen geteilt wird, miissen alle Doménen das gleiche Objektformat benut-
zen. SchlieBlich unterscheiden sich die Formate darin, wie auf Instanzfelder oder Vekto-
relemente zugegriffen wird. Auch die Fragmentgrofe darf sich zwischen den Doménen
nicht unterscheiden. Wird fiir ein System kein Objektformat angegeben, wird das bidi-
rektionale verwendet.

World (Keso) {
System (Example) {

ObjectLayout = FragGC {
FragSize = 16;
MaxChainCount = 6;
ContiguousArrays = 1;
ExpectContiguousArrays = 0;
LargeArrays = 1,;
MaxTriesToAllocContiguous = 4;

}

# ...

# Informationen Uber Module, Zielplattform,
# Betriebssystem, Ereignisse, Domanen etc.

Abbildung 3.13: Konfiguration des Objektformats

Abbildung 3.13 zeigt wie die Konfiguration des fragmentierten bidirektionalen Ob-
jektformats aussehen kann.

,FragSize® bestimmt die Grofle der Fragmente in Byte. Bei der Wahl der Fragment-
grofe ist die Gesamtgrofe der Instanzfelder zu beachten, die ein reguldres Objekt im
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Median besitzt. Einerseits sollten die Objekte aus moglichst wenigen Fragmenten be-
stehen, damit ein effizienter Zugriff auf die Instanzfelder moglich ist. Andererseits sollte
durch die Fragmentgrofle moglichst wenig Verschnitt entstehen. Der Zugriff auf frag-
mentierte Vektoren lauft immer gleich ab. Groflere Fragmente konnen jedoch die Loka-
litdtseigenschaften von Vektorzugriffen verbessern.

»,MaxChainCount*“ beschrénkt die Anzahl der Fragmente aus denen ein Objekt be-
stehen darf. So kann dem Entwickler mitgeteilt werden, wenn eine Klasse diese Grofie
iiberschreitet. Dadurch ist eine grobe WCET-Abschétzung fiir Feldzugriffe im Allgemei-
nen moglich.

Ist ,,ContiguousArrays“ gesetzt, ist es moglich zusammenhéngende Vektoren anzu-
legen (siehe Abschnitt 3.1.4). Ist dieses Attribut nicht gesetzt, konnen Vektoren nur
fragmentiert angelegt werden. Dies ist zur WCET-Abschéitzung niitzlich.

,ExpectContiguousArrays“ gibt an, ob der Sprungvorhersage des Prozessors mitge-
teilt werden soll, dass zusammenhéngende Vektoren haufiger auftreten als fragmentierte
Vektoren.

Ist ,LargeArrays“ aktiviert, wird die Anzahl der Elemente eines Vektors mit einer 32
Bit breiten Ganzzahl gespeichert. Sonst wird eine 16-Bit-Ganzzahl verwendet.

,MaxTriesToAllocContiguous* teilt mit, wie oft bei der Allokation eines Vektors ver-
sucht werden darf, diesen zusammenhéngend anzulegen. Wie diese Versuche aussehen,
wird in Abschnitt 3.3.2 beschrieben. Die Anzahl der Versuche kénnte zukiinftig ein Pa-
rameter der Vektorallokation sein, wenn der Anwendung bekannt ist, dass fragmentierte
Allokation verwendet wird.

Umsetzung in JINO

Aus der obigen Beschreibung wird fiir JINO ein von der abstrakten Klasse ,,Object-
Layout® abgeleitetes Objekt erstellt. Dieses Objekt erzeugt nach dem Muster einer ab-
strakten Fabrik weitere formatspezifische Objekte. Beispielsweise werden Objekte zur
Erzeugung von C-Initialisierungslisten erzeugt. Zudem greift das ,,ObjectLayout® iiber
virtuelle Methoden direkt in die C-Codegenerierung ein.

So wird der Zugriff auf Instanz- oder Vektorfelder hinter Makros versteckt, die je nach
Objektformat definiert werden. Auch das Anlegen regulidrer Objekte wird hinter Makros
versteckt, da dies je nach Format verschiedene Parameter benétigt. Die Verschiedenen
Objektformate bringen noch mehr dieser Unterscheidungen mit sich. Finige werden im
Folgenden aufgezihlt:

e Erstellen von statischen und methodenlokalen Objekten
e Attributierung von Objekten (Adressausrichtung)
e Erstellen von mehrdimensionalen Arrays

e Erstellen konstanter Zeichenfolgen (,,Strings®)
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e Anlegen von Laufzeittypinformationen (,,ClassStore*)

Definition der C-Strukturen benutzerdefinierter Klassen

Definition der C-Strukturen von Vektorklassen

Definition von Bereichspriifungen

Errechnen der Position des Objektkopfes in C-Strukturen

Funktionen zur Ausgabe von Zeichenfolgen (,,write“)
e Kopieren von Objekten fiir Portalaufrufe

Diese Anpassungen an das fragmentierte Objektformat laufen immer nach dem gleichen
Schema ab. Beispielsweise kann die Funktion ,,write“ nur zusammenhédngende Daten in
eine Datei schreiben. Soll sie auf einen fragmentierten Vektor angewendet werden, muss
jedes Fragment einzeln iibergeben werden.

3.2 Die Datenstrukturen

3.2.1 Ubernommene Datenstrukturen

Zur Verwaltung des Fragmentspeichers konnten die meisten Datenstrukturen des Id-
leRoundRobin iibernommen werden. In Abschnitt 2.1 wurden bereits einige dieser Da-
tenstrukturen beschrieben. So werden die Referenzen der Objekte, die noch durchsucht
werden miissen, auf dem Arbeitsstapel abgelegt. Um die Stapelspeicher der Anwen-
dungsfidden nach Referenzen durchsuchen zu kénnen, werden Henderson-Listen [4] ver-
wendet. Weitere Datenstrukturen, die zur Implementierung des Speicherbereinigers not-
wendig sind, sind die Bitkarte (engl. ,,Bitmap“) und die Doménendeskriptortabelle.

Die Bitkarte

Der Fragmentspeicher wird in Fragmente fester Gréfle unterteilt. Diese Fragmente sind
die kleinste Einheit, die von der Halde angefordert werden konnen. Thre Gréfie betrégt
iiblicherweise 16 bis 64 Byte.

Wahrend der Markierungsphase muss sich der Speicherbereiniger merken, welche Frag-
mente von lebendigen Objekten belegt werden und welche Objekte freigegeben werden
konnen. Daher wird jedes Fragment auf ein Bit auf einer Bitkarte (engl. ,, Bitmap“) ab-
gebildet. Ist das zum Fragment gehorige Bit geloscht, kann das Fragment freigegeben
werden. Ist es gesetzt, wird das Fragment von einem lebendigen Objekt verwendet.

Fiir alle Doménen wird nur eine Bitkarte verwendet. Diese muss geniigend Bits ent-
halten, um jedem Fragment der grofiten Halde im System ein Bit zuweisen zu konnen.
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Nach jeder Bereinigungsphase miissen alle Bits der Bitkarte wieder geloscht werden, um
fiir die ndchste Bereinigungsphase wiederverwendet werden zu kénnen.
Die Bitkarte wird durch einen Ganzzahlvektor implementiert.

Die Domanendeskriptortabelle

Die Doménendeskriptortabelle enthédlt pro Doméne einen Domé&nendeskriptor. Dieser
Deskriptor speichert Laufzeitinformationen, die vor allem fiir den Speicherbereiniger
niitzlich sind. Welche Informationen bereitgestellt werden, hingt teilweise von dem
Speicherbereiniger ab, der die jeweilige Doméne verwaltet. In einem System, das das
fragmentierte Objektformat verwendet, kann bisher nur der hier implementierte Berei-
niger , FragGC* auftauchen. Zukiinftig konnten fragmentierte Objekte auch auf einer
RestrictedDomainScope-Halde angelegt werden.
Folgende Informationen sind in jedem FragGC-Doménendeskriptor vorhanden:

e Haldengrofle: Die Grofle des Fragmentspeichers
e FreieSlots: Die Anzahl der unbelegten Fragmente im Fragmentspeicher

e FarbBit: Der Wert, der in dieser Doméne momentan die Farben grau bzw. schwarz
(also ,erreichbar®) représentiert

o Wurzelmenge:
— Ein Vektor, der die statischen Referenzfelder der Doméne enthélt

— Ein Vektor, der Referenzen auf globale Objekte dieser Doméne enthélt
Fiir den Fragmentspeicher werden folgende Informationen gespeichert:

e NeuAngeforderteSlots: Die Anzahl der Fragmente, die seit der letzten Bereini-
gungsphase angefordert wurden

e Anfangs und Endadresse des Fragmentspeichers
e Das Wichterelement der Freispeicherliste (siche Abschnitt 3.2.2)
Welche Informationen fiir den Riickgratspeicher angelegt werden, hingt von dessen

Implementierung ab (siche Abschnitt 3.2.3).

3.2.2 Unterbrechungstolerante Freispeicherliste

Die verfiighbaren Fragmente werden in einer Liste verwaltet. Es handelt sich um eine
einfach verkettete Liste mit Wichterelement. Die Synchronisation der Liste orientiert
sich an der Freispeicherliste des IdleRoundRobin (IRR) [14].
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Gesicherter Gesicherter
Ite rato r Zustand (S) Zustand (H)

Schleppzeiger| | Hauptzeiger

Wachterelement ,Schleppelement” ,Hauptelement*

Verkettung —» Verkettung —»| Verkettung ——»{Verkettung | ...

“ Blockgrofie Blockgrofie BlockgroRie

,besetzt” Zustand Zustand Zustand

Abbildung 3.14: Iterator und Freispeicherliste

Aufbau der Listenelemente

Ein Freispeicherblock besteht aus einem oder mehreren ungenutzten Fragmenten
(,Slots“). Jeder Freispeicherblock wird von einem Listenelement der Freispeicherliste
reprasentiert. Diese Listenelemente werden im ersten Fragment des Blocks gespeichert.
So fallt fiir die Freispeicherliste kein zusétzlicher Speicherplatzbedarf an. Jedes Listen-
element verfiigt {iber folgende Eigenschaften:

e Die Adresse des nichsten Listenelements (Verkettungszeiger)
e Die Grofle des Freispeicherblocks, in dem es sich befindet
e Den Zustand des Elementes (,,entnehmbar® oder ,,besetzt®)

Fiir Verkettungszeiger und Grofle wird jeweils ein Speicherplatz fiir einen Zeiger re-
serviert. Zur Speicherung des Zustands ist mindestens ein Byte notwendig. Auf Zweier-
potenzen gerundet, nimmt ein Listenelement damit den Platz von vier Zeigern ein. Dies
entspricht der minimalen Fragmentgrofe, die notig ist, um Instanzfelder (z.B. vom Typ
»long“) ohne Einschrinkungen speichern zu kénnen.

Der Verkettungszeiger zeigt auf das néchste Listenelement. Der des letzten Ele-
mentes zeigt auf das Wichterelement. Dieses Wichterelement befindet sich im
Doménendeskriptor. Durch den Verkettungszeiger dieses Wichters ist der erste Frei-
speicherblock erreichbar. Im Gegensatz zum IRR, werden die Listenelemente nicht nach
ihrer Anfangsadresse sortiert. Es wird keine Verschmelzung aneinander angrenzender
Speicherblécke vorgenommen. Die Verschmelzung gemeinsam freigegebener Blécke ge-
schieht jedoch in der Loschphase automatisch durch das Durchsuchen der Bitkarte. Im
Bezug auf die Allokation zusammenhéngender Vektoren kénnte die Verschmelzung von
Blocken den mittleren Durchsatz der Anwendung jedoch erhohen.
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Um die Grofle des Blocks zu beschreiben, wird die Anzahl der Fragmente gespeichert,
die er umfasst. Dazu wird eine vorzeichenlose Ganzzahl von der Gréfle eines Zeigers
verwendet. Der Anfang des Blocks wird von der Adresse des Listenelements bestimmt.

Der Zustand des Listenelements wird verwendet, um nebenldufige Zugriffe auf die
Liste zu koordinieren. Der Zustand ,entnehmbar® bedeutet, dass das Element aus der
Liste entfernt werden darf. Befindet es sich im Zustand , besetzt*, zeigt mindestens ein
[terator auf das Element. Wiirde das Element dann entfernt werden, wiirde der Iterator
von der Liste , entgleisen®.

Der Iterator

Der Speicherbereiniger iteriert iiber die Liste, um diese in der Bitkarte zu markieren.
Anwendungsfiden durchsuchen die Liste und entnehmen gegebenenfalls Elemente.

Solange der Iterator verwendet wird, darf der zugehorige Ausfithrungsstrang nicht
blockieren. Durch die Prioritédten wird dann sichergestellt, dass sich Iterationen nur ge-
stapelt tiberlappen kénnen (LIFO, engl. last in — first out“). D.h. falls eine Iteration
die andere unterbricht, wird die unterbrechende Iteration abgeschlossen, bevor die un-
terbrochene fortgesetzt wird.

Der Speicherbereiniger besitzt die niedrigste Prioritédt im System. Er kann von jedem
Anwendungsfaden unterbrochen werden. Die Anwendungsfiden kénnen wihrend der
Allokation von hoherprioren Faden unterbrochen werden.

Attribute: Der Iterator verfiigt iiber folgende Attribute:
e Hauptzeiger
e Schleppzeiger
e Den gesicherten Zustand des aktuellen Elements
e Den gesicherten Zustand des vorherigen Elements

Uber den Hauptzeiger kann auf das aktuelle Element zugegriffen werden. Erreicht
dieser das Wachterelement, wurde die Liste einmal durchlaufen.

Der Schleppzeiger zeigt auf das vorherige Element. Er wird benétigt, um das Entfernen
des aktuellen Elements zu erméglichen.

Zusatzlich werden die beiden Zustande der Elemente, bevor sie vom Iterator erreicht
wurden, gespeichert. Zeigt der Iterator auf ein Listenelement, muss dieses als , besetzt*
markiert werden. Ist der Iterator der letzte, der auf das Element zeigt, muss es als
yentnehmbar® markiert werden, wenn er das Element wieder verlasst. War der Iterator
der erste, der auf das Element gezeigt hat, muss er auch der letzte sein, der auf das
Element zeigt. Dies ergibt sich daraus, dass sich die Iterationen nur gestapelt iiberlappen
konnen (hier: ,first in — last out*).
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Funktionen Mit dem unterbrechungstoleranten Iterator konnen Freispeicherblécke be-
sucht und aus der Liste entfernt werden. Er verfiigt iiber folgende Funktionen:

e _begin® initialisiert den Iterator
e release” gibt den Iterator wieder frei
e ,unlink“ entfernt das aktuelle Element aus der Liste

e .inc“ riickt den Iterator um ein Element weiter

Initialisierung des Iterators

Die Initialisierung umfasst folgende Schritte:
1. Schleppzeiger auf das Wichterelement der Liste setzen
2. Hauptzeiger auf das erste Element setzen
3. Zustand des ersten Elements speichern
4. Erstes Element gegebenenfalls als ,,besetzt“ markieren

Der Schleppzeiger zeigt auf das Element vor dem Hauptelement. In diesem Fall ist das
das Wichterelement. Da dieses nicht aus der Liste entnommen werden kann, wird als
Zustand des Wichterelements ,,besetzt® gespeichert.

Die Schritte 2 bis 4 miissen unteilbar ausgefiithrt werden. Hierbei wird der Hauptzei-
ger auf das erste Element nach dem Wéachterelement gesetzt. AnschlieBend wird dessen
Zustand gelesen. Das Element muss als , besetzt® markiert werden, falls das noch nicht
der Fall ist.

Eine Unterbrechung zwischen Schritt 2 und 4 kénnte das erste Element entfernen. Der
Iterator wiirde damit aus der Liste ,entgleisen® und konnte die Fragmente eines bereits
konstruierten Objektes beschreiben.

Nach Schritt 4 ist sichergestellt, dass das erste Element nicht aus der Liste entfernt
werden kann. War das Element bereits besetzt, wird es erst nach dieser Iteration freige-
geben (LIFO). Wird es von diesem Iterator besetzt, wird er es erst dann freigeben, wenn
er es nicht mehr benotigt.

Freigabe des Iterators

Bei der Freigabe des Iterators, werden alle Elemente, die dieser gegenwértig besetzt auf
y,entnehmbar® gesetzt. Jeder Iterator, der initialisiert wurde, muss nach seiner Verwen-
dung wieder freigegeben werden. Andernfalls konnen die entsprechenden Listenelemente
nie wieder aus der Liste entnommen werden.
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Elemente entfernen

Ein Iterator darf das Element, auf das der Hauptzeiger zeigt, dann entnehmen, wenn
er es ,besetzt® hélt. Halt dieser Iterator das Element nicht besetzt, gibt es einen an-
deren Iterator, der bereits auf dieses Element zeigt. Wiirde dieser Iterator das Element
entnehmen, wiirde der andere Iterator ,,entgleisen*, da er nicht mehr auf ein giiltiges Lis-
tenelement zeigt. Ungeachtet dessen, kann ein Iterator, der das Element nicht besetzt,
den zugehorigen Freispeicherblock verkleinern. Das erste Fragment des Blocks, das das
Listenelement enthélt, muss dabei erhalten bleiben.

Beim Entfernen eines Elementes, wird dem Verkettungszeiger des Elementes, auf das
der Schleppzeiger zeigt, der Wert des Verkettungszeigers des Hauptelements zugewiesen.
Die Liste iiberspringt nun das Hauptelement.

Hierbei ist zu beachten, dass sich zwischen dem Schleppzeiger und dem Hauptzeiger
keine weiteren Elemente befinden. Dies ist dadurch sichergestellt, dass nur der Speicher-
bereiniger Listenelemente einfiigt. Dieser kann die Iteration nicht unterbrechen, da er
die niedrigste Prioritdt im System besitzt.

Das Lesen des Verkettungszeigers des Hauptelements und die Zuweisung an das Schlep-
pelement muss atomar geschehen. Sonst konnte eine héherpriore Iteration das Element,
auf das der Verkettungszeiger zeigt, entfernen. Nach der Zuweisung, wiirde das Schlep-
pelement auf kein giiltiges Listenelement mehr zeigen.

Vorriicken des lterators zum nachsten Element

Das Weiterriicken des Iterators unterscheidet sich je nach dem, ob er das Hauptelement
aus der Liste entfernt hat, oder nicht.

Wurde das Hauptelement nicht entnommen, wird der Schleppzeiger auf den Hauptzei-
ger gesetzt und der Hauptzeiger auf das néchste Element. Dazu sind folgende Schritte
notwendig:

1. Lese den Verkettungszeiger des Hauptelements als nidchsten Hauptzeiger
2. Lese den Zustand des ndchsten Hauptelements

3. Setzte den Zustand des ndchsten Hauptelements auf ,,besetzt*

4. Setze den Zustand des Schleppelements zuriick

5. Der Schleppzeiger erhilt den Wert des vorherigen Hauptzeigers

6. Der gesicherte Zustand wird weitergeriickt

Die Schritte 1 bis 3 miissen atomar ablaufen. Wahrend dieser Schritte stellt der Itera-
tor das néchste Element fest und besetzt dieses, falls es nicht schon besetzt ist. Wiirde
der Vorgang zwischen Schritt 1 und 3 unterbrochen werden, konnte eine anderer Iterator
das néchste Element entfernen. Der Iterator ,entgleist.
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Anschlieend wird das Schleppelement , entnehmbar®, falls es von diesem Iterator
besetzt gehalten wurde. Der Schleppzeiger wird auf den Wert des ehemaligen Hauptzeiger
gesetzt. Der im Iterator gespeicherte Zustand des ehemaligen Hauptelement wird nun
an den gespeicherten Zustand des Schleppelements iiberwiesen.

Wurde das Hauptelement entnommen, verbleibt der Schleppzeiger auf seinem ge-
genwértigen Element. Dem Hauptzeiger wird der Wert des Verkettungszeigers des
Schleppelements zugewiesen. Der Zustand des neuen Hauptelementes wird wieder gesi-
chert und gegebenenfalls auf “besetzt“ gedndert. Diese Schritte miissen aus den gleichen
Griinden wie vorher atomar ablaufen.

Einfiigen von Elementen

Neue Elemente der Freispeicherliste werden immer zwischen dem ersten und dem
Wiichterelement eingefiigt. Der Verkettungszeiger des neuen Elements wird auf das ers-
te Listenelement gesetzt. AnschlieBend wird der Verkettungszeiger des Wachterelements
auf das neue Listenelement gesetzt. Diese beiden Schritte laufen ununterbrechbar ab.
Andernfalls konnte eine Allokation das erste Element entfernen, nachdem der Verket-
tungszeiger des neuen Elements gesetzt wurde. Das neue Element wiirde dann nicht
mehr auf ein giiltiges Element zeigen. Der Rest der Liste wére verloren.

3.2.3 Der Riickgratspeicher

Der Riickgratspeicher kann mit einem replizierenden oder mit einem generationellen
Speicherbereiniger verwaltet werden. Fiir jede Doméne wird ein Riickgratspeicher der
konfigurierten Grofle angelegt. Im Doménendeskriptor wird die Anfangs- und Endadresse
des Speichers abgelegt. Welche weiteren Informationen nétig sind, héngt von der Art der
Speicherbereinigung ab.

Der replizierende Riickgratspeicher

Wie in Abschnitt 2.3.2 beschrieben wird, teilen replizierende Speicherbereiniger ihre Hal-
de in zwei Hélften. Die jeweils aktive Hélfte wird sukzessive mit Riickgraten gefiillt. Zur
Bereinigung tauschen die aktive und inaktive Héalfte ihre Rollen. Dazu miissen folgende
Zustande im Doménendeskriptor gespeichert werden:

e Die Position, bis zu der die aktive Hélfte belegt ist

e Ein Bit, das anzeigt, welche Hélfte gerade aktiv ist

Der generationelle Riickgratspeicher

Der in Abschnitt 2.4 beschriebene generationelle Speicherbereiniger teilt seine Halde in
insgesamt drei Teilbereiche auf. Es gibt die junge Generation, die die neu angelegten
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Riickgrate aufnimmt. Es gibt die alte Generation, in die Riickgrate verschoben werden,
die eine Speicherbereinigungsphase iiberlebt haben. Die alte Generation wird in zwei
Hélften unterteilt, die mit einem replizierendem Speicherbereiniger verwaltet werden. In
der inaktiven Halfte werden Riickgrate wihrend der Bereinigungsphase angelegt.

Damit gibt es drei Teilbereiche, in denen Riickgrate angelegt werden kénnen. Daher
muss fiir alle drei Bereiche die Position gespeichert werden kénnen, bis zu der sie belegt
sind.

Zusatzlich wird fiir die alte Generation ein zweites Farbbit benotigt. Schliellich wird
diese nicht in jeder Bereinigungsphase mitbereinigt. Wiirde das Farbbit des Fragment-
speichers mitbenutzt werden, konnte es sein, dass die Bereinigung der alten Generation
immer mit der gleichen Farbe stattfindet. So konnten keine Riickgrate als , tot“ erkannt
werden.

In der gegenwértigen Implementierung wird die alte Generation in jeder vierten Berei-
nigungsphase aufgerdumt. Daher ist ein Zahler notig, der die Anzahl der Bereinigungs-
phasen mitzahlt.

Insgesamt sind damit folgende Informationen im Doménendeskriptor zu speichern:

e Ein Bit, das anzeigt, welche Hélfte der alten Generation aktiv ist

Ein Bit, das anzeigt, ob der Speicher gerade bereinigt wird

Das Farbbit der alten Generation

Die Anzahl der bisherigen Bereinigungsphasen

Die Fiillstande

— der jungen Generation

— der aktiven Halfte der alten Generation

— der inaktiven Halfte der alten Generation

3.2.4 Konfiguration der Halde

Abbildung 3.15 zeigt eine mogliche Konfiguration einer mit ,, FragGC* verwalteten Halde.

Das Attribut , HeapSize“ gibt die Griofle des Fragmentspeichers an. Sie betréigt hier
256 Kibibyte. Die Grofle des Riickgratspeichers ist nicht mit inbegriffen. Das Riickgrat
wird als Verwaltungsstruktur gesehen, da es keine Nutzdaten trégt. Dies hingt damit
zusammen, dass FragGC die Verwaltung des Fragmentspeichers auf den ,slotbasierten*
Speicherbereinigern (z.B. IdleRoundRobin) aufbaut. Auf Grund der Fragmentierungs-
toleranz kann beim Anlegen der Halde damit gerechnet werden, dass (fast) alle freien
Objektfragmente genutzt werden kénnen. Die Ausnahme bilden Fragmente, die von ei-
nem Iterator besetzt werden (sieche Abschnitt 3.3.1). So miissen pro Programmfaden im
System (einschliefllich Speicherbereiniger) zwei Fragmente eingeplant werden, die nicht
verwendet werden konnen, obwohl sie frei sind.
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System (Example) {
Domain (MyDomain) {

Heap = FragGC {
HeapSize = 256Ki;
SlotSize = 16;
SpineSize = 48Ki;
SpineNurserySize = 42Ki;
GCTMode = "Lazy";

¥

# ...

# Informationen Uber Tasks, Alarme etc.

Abbildung 3.15: Konfiguration der Halde

Aus diesem Grund kann auch eine Slotgrofle angegeben werden. Diese muss der Frag-
mentgrofle entsprechen. Zukiinftig konnte ein vielfaches der Fragmentgrofle angegeben
werden konnen. Dadurch kénnte die Lokalitdt zusammengehoriger Daten in der entspre-
chenden Doméne verbessert werden. Wird keine Slotgrofle angegeben, wird sie automa-
tisch auf die Fragmentgrofie gesetzt.

Als néchstes wurde die Gesamtgrofie des Riickgratspeichers angegeben (,,SpineSize®).
Diese umfasst beide Hélften bzw. beide Generationen des Riickgratspeichers. Wird keine
,opineSize” angegeben, wird sie anhand der Fragmentspeichergrofie bestimmt. Hierzu
wird die Anzahl der Slots bzw. Fragmente bestimmt, die auf der Halde Platz finden.
Anschlielend wird im Riickgratspeicher Platz fiir zwei Zeiger pro Fragment eingeraumt.

Des Weiteren kann die Grofle der jungen Generation des Riickgratspeichers angegeben
werden (,,SpineNurserySize*). Hierdurch wird kein zusétzlicher Speicherplatz belegt. Die
junge Generation liegt im Riickgratspeicher. Wird keine ,,SpineNurserySize“ angegeben,
wird ein replizierender statt einem generationellen Speicherbereiniger verwendet.

,GCTMode* gibt an, wie sich der OSEK-Task verhilt, der die Speicherbereinigung
ausfiithrt. Im Modus ,,Lazy® terminiert dieser Task, wenn keine Doméne einer Speicher-
bereinigung bedarf. Durch Allokationen wird der Task wieder aktiviert und lduft an,
sobald kein anderer Task mehr bereit zur Ausfiihrung ist. Im Modus ,, Workaholic* ter-
miniert der Task nie. Verlangt keine Doméne nach einer Bereinigung, wird diejenige
bereinigt die den numerisch niedrigsten ,need“-Wert besitzt (sieche Abschnitt 2.1.3).

3.3 Die Allokation

Dieser Abschnitt beschéftigt sich mit dem Anlegen von Objekten. Zuerst wird erlautert,
wie die Grundbestandteile der Objekte angefordert werden: Fragmente und Riickgrate.
Anschliefend wird auf reguldre Objekte und Vektoren eingegangen.
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3.3.1 Allokation von Fragmenten

Verfiigbare Fragmente werden in einer Freispeicherliste gesammelt. Um diese Liste unter-
brechungstolerant durchsuchen und manipulieren zu kénnen, wird der in Abschnitt 3.2.2
beschriebene Iterator verwendet. Da die Fragmente nicht zusammenhéngen miissen, wer-
den von jedem Freispeicherblock so viele Elemente entnommen, wie nétig sind, um die
Anfrage zu erfiillen. Wird das Ende der Liste erreicht, ohne dass genug Fragmente ge-
sammelt werden konnten, wird eine ,,OutOfMemory“-Ausnahme geworfen. Die aus der
Freispeicherliste entfernten Elemente werden in eine lokale Liste eingereiht. Da diese nur
einem Programmfaden zugénglich ist, benttigt sie keine Synchronisierung. Im Folgenden
wird beschrieben, wie die einzelnen Blocke bearbeitet werden.

,Besetzt“ der Iterator das aktuelle Listenelement, kann er es entfernen. Dies wird
dann getan, wenn der zugehorige Block nicht mehr Fragmente enthélt, als zur Erfiillung
der Anfrage noch nétig sind.

Treffen diese beiden Bedingungen nicht zu, wird der Block gespalten. Dabei entsteht
hinter dem Freispeicherblock, der in der Liste héngt, ein weiterer Block. Dazu werden
folgende Schritte durchgefiihrt:

1. Lese die Grofle des Freispeicherblocks

2. Bestimme die Anzahl der zu entnehmenden Fragmente
3. Bestimme die verbleibende Grofle des Blocks

4. Trage die verbleibende Grofle des Blocks ein

Dabei muss mindestens ein Fragment im Freispeicherblock verbleiben, um das Listenele-
ment zu beherbergen (zweiter Schritt). Es werden natiirlich nicht mehr Blocke entfernt
als benotigt. Wird die Grofle, die im dritten Schritt bestimmt wurde, auf die Anfangs-
adresse des Freispeicherblocks addiert, ergibt sich die Adresse des neuen Blocks. Dieser
kann nun in die lokale Liste eingefiigt werden.

Diese Schritte miissen unteilbar durchgefiihrt werden. Verkleinert eine unterbrechende
Allokation den Block zwischen dem ersten und dem vierten Schritt, besteht ein ,lost
update“ Problem. Die Anderungen, die die unterbrechende Allokation vorgenommen
hat, gehen verloren.

Im ungiinstigsten Fall muss jedes Fragment von einem anderen Freispeicherblock ge-
nommen werden. Des Weiteren konnten ,,besetzte” Blocke der Grofie 1 besucht werden.
Aus diesen kann kein Block entnommen werden. Dadurch, dass sie von einem ande-
ren Iterator besetzt werden, konnen sie auch nicht aus der Liste entnommen werden.
Die Iteration, die den Block besetzt, muss eine niedrigere Prioritdt besitzen, als die
gegenwirtige Allokation. Iteratoren werden von Allokationen und dem Bereiniger ver-
wendet. Die Anzahl der Anwendungsfdden mit einer niedrigeren Prioritét, die eine Al-
lokation durchfithren koénnten, ist fiir jeden Faden bekannt. Es werden maximal zwei
Fragmente pro Programmfaden besetzt: Schlepp- und Hauptelement. Damit lésst sich
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eine Obergrenze fiir die Anzahl der nicht nutzbaren Fragmente bestimmen. Die WCET
richtet sich also nach der Anzahl der anzulegenden Fragmente und nach der maximalen
Anzahl der nicht nutzbaren Fragmente.

3.3.2 Allokation zusammenhadngender Fragmente

Um zusammenhéngende Vektoren anzulegen, kann versucht werden zusammenhéngende
Fragmente zu allozieren. Um zu einer verldsslichen WCET zu kommen, ist die Anzahl
der Versuche begrenzt. Wurde eine bestimmte Anzahl von Freispeicherblécken besucht,
oder das Ende der Liste erreicht, wird ein Fehlschlag signalisiert. Im Folgenden wird
beschrieben, wie die einzelnen Blocke bearbeitet werden.

,Besetzt“ der Iterator das aktuelle Listenelement, kann er es entfernen. Dies wird
getan, wenn die Anzahl der Fragmente im Block der Anzahl der angeforderten Elemente
entspricht. Der entfernte Block wird anschlielend als Ergebnis zuriickgegeben.

Treffen diese beiden Bedingungen nicht zu, wird gepriift, ob der Block gespalten wer-
den kann. Dies ist dann der Fall, wenn er mehr Fragmente beherbergt, als angefordert
wurden. Dazu werden folgende Schritte durchgefiihrt:

1. Uberpriife, ob der Block mehr Fragmente beherbergt, als angefordert wurden
2. Bestimme die verbleibende Grofie des Blocks
3. Trage die verbleibende Grofle des Blocks ein

Diese Schritte miissen unteilbar ausgefithrt werden, dass keine andere Allokation den
Block verkleinert. Der dadurch entstandene Block wird als Ergebnis zuriickgegeben.

Die WCET ist durch die Anzahl der Versuche begrenzt, die der Allokation eingerdumt
werden.

3.3.3 Allokation von Riickgraten

Riickgrate werden hintereinander angelegt, indem ein Index einfach um den angeforder-
ten Betrag erhoht wird. Die Komplexitdt dieser Operation ist konstant - unabhéngig
von der Grofle des Riickgrats.

Abbildung 3.16 zeigt das Erhohen des Index’. Der alte Wert des Index’ wird gele-
sen und um die Grofle des anzulegenden Riickgrats erhoht (Z. 14f). Passt das Riickgrat
nicht in den Speicherbereich, wird der Wert EXHAUSTED zuriickgegeben, welcher an-
schlieend zu einer Ausnahmebehandlung fiithrt. Passt das Riickgrat in den Speicher-
bereich, der die Anfrage bedient, wird der Index mit dem erhéhten Wert beschrieben.
Die Adresse des Riickgrats ergibt sich, indem man pos auf den Anfang des Speicherbe-
reiches addiert, der die Anfrage bedient hat. Zwischen Zeile 14 und Zeile 19 liegt ein
Lesen-Andern-Schreiben-Problem vor. Daher wird die Operation von einer Unterbre-
chungssperre geschiitzt (,FGC_FL_LOCK® und ,,UNLOCK"). Dies konnte auch durch
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1 uintptr_t

2 /*GroBe des Bereichs, in dem das Riickgrat angelegt werden soll*/
3 spine_size = ...,

4 /*GrdBe des Rickgrats, das angelegt werden soll */
5 alloc_size = ...,

6 /*Ergebnis: Position des angelegten Riickgrats*/
7 pos,

8 /*Ergebnis: Neue Position des Index*/

9 npos;

10 /*Zeiger auf den Index, der verschoben wird*/
11 uintptr t *pbump = ...;

12

13| FGC_FL LOCK {

14 pos = *pbump;

15 npos = pos + alloc_size;

16 if (npos > spine_size) {

17 pos = EXHAUSTED;

18 } else {

19 *pbump = npos;

20 }

21| } FGC_FL_UNLOCK;

Abbildung 3.16: Anlegen eines Riickgrats

eine atomare Addition erreicht werden, sofern diese vom Zielprozessor unterstiitzt wird.
Der TC1796 [5] bietet das nicht.

Je nachdem, ob die Riickgrate von einem replizierenden oder generationellen Speicher-
bereiniger verwaltet werden, werden die Variablen spine_size, alloc_size und pbump
verschieden zugewiesen. Bei keinem der beiden Verfahren treten zusétzliche Unterbre-
chungssperren auf.

Replizierende Speicherbereinigung

Werden die Riickgrate von einem replizierenden Speicherbereiniger verwaltet, betragt
spine_size immer die Hélfte des gesamten Riickgratspeichers. Es wird nur ein Index
verwendet, der immer fiir die jeweils aktive Speicherhélfte gilt. Daher kann pbump nur
auf diesen Index zeigen. alloc_size entspricht der Grofle des angeforderten Riickgrats.

Um die Adresse des angelegten Riickgrats zu erlangen, wird abgefragt, welche Hélfte
gegenwértig aktiv ist. Diese Abfrage muss nicht von Sperren geschiitzt werden, da nur
der Speicherbereiniger diesen Zustand dndert. Dieser kann die Allokation nicht unter-
brechen, da er die niedrigste Prioritéit besitzt. Die Adresse ergibt sich indem man pos
zur Anfangsadresse der aktiven Halfte addiert.
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Generationelle Speicherbereinigung

Werden die Riickgrate von einem generationellen Speicherbereiniger verwaltet, hingen
alle Variablen vom gegenwéartigen Zustand ab. Der Speicherbereiniger kann sich in oder
auflerhalb der Markierungsphase befinden. Wie in Abschnitt 3.4.2 beschrieben wird,
werden die Riickgrate im gegenwértigen ,, Allokationsbereich® angelegt.

Es existieren drei Indices. Ein Index verwaltet die junge Generation. Die anderen
beiden Indices verwalten die aktive und inaktive Hélfte der alten Generation.

Wurde die Speicherbereinigungsphase nicht unterbrochen, werden die Riickgrate in der
jungen Generation angelegt. Dieser Vorgang ist mit dem des replizierenden Bereinigers
vergleichbar.

Wurde eine Markierungsphase unterbrochen, werden die Riickgrate in der inaktiven
Hilfte der alten Generation angelegt. Nach der Bereinigung werden diese in die junge
Generation verschoben. Um dieses Verschieben zu erméglichen, muss dem Riickgrat
ein Zeiger auf das Wéchterelement angefiigt werden. Dieser Zeiger erhoht den Wert
von alloc_size. Die Variablen pbump und spine_size miissen dem Allokationsbereich
entsprechend angepasst werden.

3.3.4 Allokation reguldrer Objekte

Ablauf Die Allokation regulédrer Objekte ist nicht mit der bisherigen Schnittstelle kom-
patibel. Um zusammenhéngende Objekte anzulegen, musste die Grofle des Objekts und
der Abstand des Objektkopfes zum Anfang des Objektes bekannt sein. Zur Allokation
fragmentierter Objekte, muss die Anzahl der Fragmente, die das Objekt umfasst und die
Anzahl der Referenzen pro Fragment bekannt sein. Diese Informationen werden der Allo-
kationsfunktion iibergeben. Eine Allokation unter alleiniger Angabe der Klassenkennung
wird nicht unterstiitzt, da dazu eine Tabelle angelegt werden miisste, in der obige Infor-
mationen nachgeschlagen werden kénnen. Da das fragmentierte Objektformat nicht mit
dem bidirektionalen Objektformat kombinierbar ist, entstehen daraus keine Probleme.

Reguldre Objekte verfiigen iiber kein Riickgrat. Als erstes wird die benotigte Anzahl
an Fragmenten angefordert (sieche Abschnitt 3.3.1). Die Fragmente werden in einer Liste
von Freispeicherblocken geliefert. Diese Blocke werden nun in Fragmente zerlegt und mit
Verkettungszeigern verbunden. Anschlielend werden die Verkettungszeiger — je nach dem
wie viele Referenzen sich in einem Fragment befinden — verschoben. Die Referenz auf das
Objekt ergibt sich, indem der Zeiger auf das erste Fragment um die im ersten Fragment
enthaltenen Referenzen verschoben wird. Abschliefend wird die Referenz auf das Objekt
dem Konstruktor iibergeben.

Maximale Ausfiihrungszeit Die WCET zum Anlegen der Fragmente richtet sich nach
deren Anzahl (Abschnitt 3.3.1). Diese ist fiir jede Klasse konstant. Die WCET zur In-
itialisierung der Fragmente ist ebenfalls von deren Anzahl abhéngig. Damit kann eine
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obere Schranke fiir die Ausfithrungszeit der Allokation der jeweiligen Klasse angegeben
werden.

Maximaler Speicherverbrauch Wie viele Fragmente benotigt werden, ist fiir jede Klas-
se bekannt. Die Anzahl ergibt sich aus der Beschreibung der Klasse und der Fragment-
grofle nach dem, in Abschnitt 3.1.3 beschriebenen, Algorithmus.

3.3.5 Allokation von Vektoren

Ablauf Vektoren bestehen aus Riickgraten und Fragmenten. Es existieren zwei ver-
schiedene Vektorformate. Diese unterscheiden sich darin, ob zusammenhéngende Vekto-
ren darstellbar sind, oder nicht.

Zur Allokation eines Vektors, wird die Anzahl der Elemente angegeben, die der Vektor
aufnehmen kénnen soll. Zusétzlich wird der Zweierlogarithmus der Grofie der Elemente
angegeben.

Zuerst werden die benotigten Fragmente angefordert. Die Anzahl der Fragmente ergibt
sich aus der Anzahl der Nutzdatenfragmente und dem Wichterfragment. Die Anzahl der
Nutzdatenfragmente ergibt sich nach [222]. N ist die Anzahl der Elemente. E ist die
Grofle eines Elements. F' ist die Grofe eines Fragments. Falls konfiguriert, kann vor der
Allokation der Fragmente versucht werden, die Fragmente zusammenhéngend anzulegen
(siche Abschnitt 3.3.2).

Hat die Liste, in der die angeforderten Fragmente gesammelt wurden, nur ein Ele-
ment (neben dem Wichterelement), héngen alle Fragmente zusammen. Werden zusam-
menhéngende Vektoren unterstiitzt, kann das Element als Vektor interpretiert werden.
Nach Initialisierung der Metainformationen, wird die Adresse des Elements als Ergebnis
zuriickgegeben.

Sind die Elemente nicht zusammenhéngend wird ein Riickgrat angelegt. Werden einge-
bettete Riickgrate unterstiitzt und ist der Vektor klein genug, kann das Wachterfragment
als Riickgrat interpretiert werden. Sonst wird ein Riickgrat vom Riickgratspeicher an-
gefordert. Ins Wichterfragment wird dann die Lange 0 und ein Zeiger auf das Riickgrat
eingetragen.

Die Adresse des Wichterfragments wird anschliefend, nach der Initialisierung der
Metainformationen, als Ergebnis zuriickgegeben.

Ein Sonderfall tritt auf, wenn ein leerer Vektor angelegt werden soll. Da die Léange 0
bedeutet, dass der Vektor ein Riickgrat besitzt, muss dieser ein Riickgrat besitzen. Dieses
Riickgrat ist ebenfalls leer.

Maximale Ausfiihrungszeit Die WCET der Allokation ldsst sich anhand der betei-
ligten Funktionen bestimmen. Die WCET des Anlegens der Fragmente hiangt von der
Anzahl der angeforderten Fragmente ab (Abschnitt 3.3.1). Wird explizit versucht zu-
sammenhéngende Vektoren anzulegen, kommt die WCET dessen zusétzlich hinzu. Sie
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ist durch die Anzahl der Versuche begrenzt, die der Allokation eingerdumt werden (Ab-
schnitt 3.3.2).

Maximaler Speicherverbrauch Fiir den Speicherplatz den ein Vektor einnimmt kann
ebenfalls eine obere Grenze angegeben werden. Die Grofle der Nutzdaten wird dazu auf
eine, durch die Fragmentgrofe teilbare, Grofie aufgerundet. Hinzu kommt die Grofle des
Wichterfragments. Wird ein Riickgrat angefordert, enthélt dieses fiir jedes Nutzdaten-
fragment einen Zeiger. Zusétzlich wird in dieser Implementierung ein Objektkopf, die
Grofle und der Typ gespeichert. Der generationelle Riickgratspeicher kann zusétzlich
einen Zeiger auf das Wichterfragment hinzufiigen.

3.4 Die Speicherbereinigung

Dieser Abschnitt beschreibt, wie eine Speicherbereinigungsphase ablauft. Ein Durchlauf
der Speicherbereinigung kann in folgende Phasen unterteilt werden:

1. Auswahl der Doméne

2. Vorbereitung des Riickgratspeichers
3. Markierungsphase

4. Nachbereitung des Riickgratspeichers
5. Loschphase

6. Nullen der Bitkarte

Nachdem der ,,GC-Task® eine Doméne ausgewéhlt hat, die bereinigt werden soll, werden
die lebendigen Objekte dieser Doméne markiert. Die toten Objekte werden anschlieSend
geloscht. Um die Bitkarte fiir die Bereinigung der néchste Doméne wiederverwenden zu
kénnen, wird sie zuriickgesetzt. Im Folgenden werden diese Schritte genauer beschrieben.

3.4.1 ?? Auswahl der Domadne

Wie in Abschnitt 2.1.3 beschrieben, wird fiir jede Doméne ein ,need“-Wert bestimmt,
der sich wie folgt berechnet:

Haldengrofle

need = FreieSlots — NeuAngeforderteSlots — 1

Je kleiner ,need“ numerisch ist, desto héher ist der Bedarf einer Speicherbereinigung. Der

, GC-Task” wechselt reihum durch die Doménen. Wird ein negativer ,need“ berechnet,
wird der Speicher bereinigt.
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,FragGC* verwaltet neben dem Fragmentspeicher auch noch einen Riickgratspeicher.
Ist letzterer nicht grofl genug, um alle Fragmente in einem Riickgrat zu verwalten, muss
fiir das Riickgrat ebenfalls ein Need-Wert berechnet werden. Dieser berechnet sich ana-
log zum ,need” des Fragmentspeichers. Das numerische Minimum aus dem , need“ des
Riickgrat- und des Fragmentspeichers, ist der Need-Wert der Doméne.

Da der Speicherbereiniger auf die Anwendung abgestimmt werden muss, wird es die-
ser zusétzlich erlaubt, einen negativen Need-Wert zu erzwingen Dazu wird die bisher
ignorierte Java-Methode ,,java/lang/Runtime.gc()“ verwendet. Diese setzt nun ein ,,For-
ceNeedBit“ im Doménendeskriptor und aktiviert den ,,GC-Task®. Ist dieses Bit gesetzt,
wird als ,need“ der Doméne maximal (numerisch) —1 angegeben. Dies ist der niedrigs-
te Bedarf, der eine Bereinigung auslost. Nach der Auslosung wird das ,,ForceNeedBit*
wieder gel6scht.

Damit weicht ,,gc()“ von seinem Standardverhalten ab. Denn KESOs Speicherbereini-
ger kann erst dann anlaufen, wenn keine anderen Programmféden lauffahig sind. Daher
wurde nach der Riickkehr aus ,,gc()“ noch keine Bereinigung durchgefiihrt. Der Pro-
grammfaden muss erst terminieren oder auf ein Ereignis warten.

3.4.2 Bereinigung des Riickgratspeichers

Zur Bereinigung des Riickgratspeichers, werden alle erreichbaren Riickgrate vom
,Raumungsbereich“ in den ,,Zufluchtsbereich* kopiert. Unerreichbare Riickgrate werden
im Raumungsbereich zuriickgelassen. Wéhrend der Bereinigung angelegte Riickgrate
diirfen nicht im R&umungsbereich platziert werden, da sie sonst iibersehen werden
konnten. Sie werden im ,, Allokationsbereich® angelegt. Wo sich Raumungs-, Zufluchts-
und Allokationsbereich befinden, hangt von der Implementierung des Riickgratspeichers
ab.

Vor der Markierungsphase muss der Riickgratspeicher vorbereitet werden. Hierbei
werden die verschiedenen Bereiche festgelegt.

Wird wéhrend der Markierungsphase ein Vektor erreicht, der iiber ein Riickgrat
verfiigt, wird {iberpriift, ob es sich im R&umungsbereich befindet. Ist dies der Fall,
wird ein neues Riickgrat im Zufluchtsbereich angelegt. Dann wird der Inhalt des al-
ten Riickgrats in das neue kopiert. Abschlieend wird der Riickgratzeiger des Vektors
auf das neue Riickgrat gesetzt.

Bereinigung des replizierenden Riickgratspeichers

Zur Vorbereitung der Markierungsphase tauschen die inaktive und die aktive Hélfte
ihre Rollen. Der Index der angibt, wie weit die aktive Hilfte belegt ist, wird auf 0
zuriickgesetzt.

Der Raumungsbereich ist die nun inaktive Hélfte. Die nun aktive Hélfte ist Zufluchts-
und Allokationsbereich zugleich.
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Riickgrate werden genauso in der aktiven Hilfte angelegt, wie aulerhalb der Markie-
rungsphase. Beim Umkopieren vom Rdumungs- in den Zufluchtsbereich, findet die notige
Allokation auf die gleiche Weise statt.

Eine Nachbereitung der Markierungsphase ist nicht nétig. Die lebendigen Riickgrate
wurden bereits repliziert. Allokationen finden auch weiterhin in der aktiven Hélfte statt.

Bereinigung des generationellen Riickgratspeichers

Bei der Bereinigung des generationellen Riickgratspeichers, werden Uberlebende der jun-
gen Generation in die alte Generation verschoben. Der Rdumungsbereich ist also die
junge Generation. Der Zufluchtsbereich ist die aktive Halfte der alten Generation.

Junge Generation (Allokationsbereich)
Aktive alte Generation | Inaktive alte Generation

Junge Generation (Raumungsbereich)
Zufluchtsbereich Allokationsbereich

Junge Generation (Allokation/Zuflucht)
Aktive alte Generation Raumungsbereich

Junge Generation (Allokationsbereich)
Raumungsbereich T > Zufluchtsbereich

Junge Generation (Allokationsbereich)
Inaktive alte Generation | Aktive alte Generation

Abbildung 3.17: Bereinigung des generationellen Riickgratspeichers

Vorbereitung der Markierungsphase Anders als der replizierende Riickgratspeicher
befindet sich der generationelle wihrend der Markierungsphase in einem besonderen
Zustand. Auflerhalb der Markierungsphase, werden Riickgrate in der jungen Generation
angelegt. Wiirden sie wiahrend der Markierungsphase weiterhin dort angelegt werden
konnten sie entweder iibersehen werden, oder kénnten sofort ,,altern“. Wiirden Riickgrate
zu friith in die alte Generation kopiert werden, konnte dies deren Kapazitéit erschopfen.
Schlieflich konnte es sich um Riickgrate handeln, die sonst keine Bereinigungsphase
iiberleben wiirden. Daher werden Riickgrate in der inaktiven Hélfte der alten Generation
angelegt. Diese ist damit der ,, Allokationsbereich®. Der Zustand des Riickgratspeichers
wéhrend der Bereinigungsphase wird in Abbildung 3.17 (zweite Zeile) dargestellt.
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Dadurch dass die inaktive alte Generation als Allokationsbereich genutzt wird, er-
gibt sich eine weitere Einschrinkung der Anwendung. Der Allokationsbereich muss alle
Riickgrate, die wihrend der Markierungsphase angelegt werden, aufnehmen koénnen.
Steht der Allokationsrate (sieche Abschnitt 2.2.4) nicht genug Schlupfzeit gegeniiber, um
die Markierungsphase zu beenden, muss der Speicherplatz der alten Generation ver-
grofert werden.

Zur Vorbereitung der Markierungsphase wird die Anzahl der Bereinigungsphasen mit-
gezihlt. Gegenwértig wird in jeder vierten Phase eine Bereinigung der alten Generation
durchgefiihrt. Dazu wird das Farbbit der alten Generation invertiert. Wird wahrend der
Markierungsphase ein Riickgrat erreicht, das sich in der alten Generation befindet, wird
das Farbbit entsprechend gesetzt.

Nachbereitung der Markierungsphase Nach der Markierungsphase, wird der Alloka-
tionsbereich wieder auf die junge Generation gelegt. Der Index, der angibt, wie weit die
junge Generation belegt ist, wird auf 0 zuriickgesetzt.

Anschliefend werden die Riickgrate, die wihrend der Markierungsphase in der
inaktiven alten Generation angelegt wurden, in die junge Hélfte verschoben. Der
Riickgratzeiger der zugehorigen Vektoren wird entsprechend angepasst. Dies wird in
der dritten Zeile der Abbildung 3.17 dargestellt.

Gegebenenfalls wird abschliefend eine Bereinigung der alten Generation durchgefiihrt.
Dazu wird iiber die Riickgrate der aktiven alten Generation iteriert. Wurde ein Riickgrat
als erreichbar markiert, wird es in die andere Hélfte verschoben. Der Riickgratzeiger
der zugehorigen Vektoren wird entsprechend angepasst. Die beiden Hélften der alten

Generation tauschen ihre Rollen. Dieser Vorgang ist in den letzten beiden Zeilen der
Abbildung zu sehen.

3.4.3 Markierungsphase

In der Markierungsphase werden alle erreichbaren Fragmente in der Bitkarte markiert.
Des weiteren werden alle erreichbaren Riickgrate in ihren ,,Zufluchtsbereich® kopiert.
Eine Markierungsphase lduft wie folgt ab:

1. Markierung der Freispeicherliste

2. Invertieren der Farbmarkierung

3. Aktivierung der Schreibbarrieren

4. Ablegen der Wurzelmenge auf dem Arbeitsstapel
5. Traversierung des Erreichbarkeitsgraphen

6. Deaktivierung der Schreibbarrieren
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Im Folgenden wird erldutert was in den einzelnen Schritten passiert. Auflerdem wird
geklart, weshalb sie in dieser Reihenfolge ablaufen miissen.

Markierung der Freispeicherliste

Anwendungen konnen die Markierungsphase unterbrechen und neue Objekte anlegen.
Geschieht dies nachdem die Stapelspeicher der Anwendungsfiden durchsucht wurden,
kann sich das Objekt in einer lokalen Referenz vor dem Speicherbereiniger ,, verstecken*.
Da das Objekt nicht erreicht wird, werden die Fragmente, die es einnimmt, nicht in der
Bitkarte markiert. Dadurch wiirden diese in der Loschphase freigegeben werden, obwohl
das Objekt noch benutzt wird.

Um dies zu vermeiden, wird vor dem Feststellen der Erreichbarkeit jeder freie Block
des Fragmentspeichers in der Bitkarte markiert. Ein Objekt, das nun angelegt wird,
erhélt markierte Fragmente, die nicht geloscht werden.

Der Aufwand der Markierung héngt von der Anzahl der Freispeicherblocke ab. Er
steigt mit der Fragmentierung des Speichers. Im ungiinstigsten Fall entspricht die Anzahl
der Freispeicherblocke der Anzahl an Objektfragmenten, die auf der Halde insgesamt
angelegt werden konnen. Dieser tritt dann auf, wenn alle Objektfragmente, jedoch nie
zwei nebeneinander liegende gleichzeitig, freigegeben wurden. Er kann deshalb eintreten,
weil FragGC Blocke nicht verschmilzt, solange sie nicht gleichzeitig freigegeben werden.
Wiirde FragGC sie verschmelzen, wire die maximale Anzahl an Blécken héchstens halb
so grofl. Dies wire dann der Fall, wenn nur jedes zweite Fragment der Halde belegt ist.
Die Grofie er Halde ist fiir jede Doméne konstant. Somit ldsst sich die WCET fiir das
Markieren der Freispeicherliste bestimmen.

Die WCET léasst sich noch weiter einschranken, wenn die in Abschnitt ?? beschrie-
bene Berechnung des need-Werts verwendet wird. Der Speicherbereiniger aktiviert sich
demnach nur dann, wenn mehr als 25% der Halde belegt sind. Damit entspriche die
maximale Anzahl der Freispeicherblocke drei Viertel der Haldenslots.

Invertierung der Farbmarkierung

Fiir jede Doméne wird gespeichert, welche Farbmarkierung aktuell bedeutet, dass ein
Objekt erreichbar ist. Es gibt zwei verschiedene Farbwerte. Wird die Farbmarkierung
invertiert, gelten alle Objekte, die vorher als erreichbar galten, als unerreichbar. Objekte,
die vorher als unerreichbar galten, existieren nicht auf der Halde, da sie vom vorherigen
Bereinigungszyklus geloscht wurden. Objekte, die neu angelegt werden, werden in ihrem
Objektkopf als erreichbar markiert.

Das Invertieren der Farbmarkierung darf nicht vor dem Markieren der Freispeicherlis-
te geschehen. Ein Objekt, das nach dem Invertieren der Farbmarkierung, aber vor dem
Markieren der Freispeicherliste angelegt werden wiirde, wiirde nicht in der Bitkarte mar-
kiert werden. Einerseits, da es nicht mehr in der Freispeicherliste vorhanden ist, wenn
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diese markiert wird. Andererseits wird es beim Traversieren des Erreichbarkeitsgraphen
nicht in der Bitkarte markiert, da es durch seine Farbmarkierung bereits als erreicht gilt.

Aktivierung und Deaktivierung der Schreibbarrieren

Die Schreibbarrieren (siehe Abschnitt 2.1.3) sind moglichst spit zu aktivieren, da sie
die Ausfiihrungsgeschwindigkeit der Anwendung beeintréchtigen. Sind sie aktiv, muss
der Wert jedes Referenzfeldes, das iiberschrieben werden soll, auf den Arbeitsstapel des
Speicherbereinigers abgelegt werden, falls es noch nicht erreicht wurde.

Die Aktivierung der Barrieren muss vor der Durchsuchung der Stapel der Pro-
grammfidden geschehen. Andernfalls konnte eine Referenz von einem noch nicht durch-
suchten Programmfaden zu einem bereits durchsuchten Faden wandern. Diese Wande-
rung koénnte iiber ein Klassen- oder Instanzfeld geschehen. Da das Feld dazu beschrieben
und wieder iiberschrieben wird, wird dies von Schreibbarrieren verhindert.

Mit dem Abschliefen der Markierungsphase werden die Schreibbarrieren wieder de-
aktiviert.

Die Aktivierung der Schreibbarriere geschieht, indem in einer globalen Variablen die
Kennung der Doméne gespeichert wird, in der sie gilt. Der Anwendungscode priift diese,
jedes mal bevor er ein Referenzfeld beschreibt. Entspricht die gespeicherte Kennung der
aktuellen Doméne, wird die {iberschriebene Referenz dem Arbeitsstapel angeboten. Die
Deaktivierung geschieht, indem die globale Variable auf eine ungiiltige Kennung gesetzt
wird.

Ablegen der Wurzelmenge auf dem Arbeitsstapel

Die Wurzelmenge besteht aus den lokalen Referenzen auf den Stapeln der Anwen-
dungsfiden, den statischen Referenzfeldern und den Feldern der statisch angelegten
Objekte.

Die Referenzen auf den Stapeln der Fiaden miissen als erstes abgelegt werden, da
diese iiber keine Schreibbarrieren verfiigen. Wiirden die statischen Referenzfelder vor
den Stapeln durchsucht werden, konnte eine Referenz von einer lokalen Variablen in ein
Klassenfeld geschrieben werden. Wird der Wert der lokalen Referenz jetzt {iberschrieben,
kann er beim Durchsuchen des Stapelspeichers nicht mehr gefunden werden. Auch die
Schreibbarrieren konnen das nicht verhindern, da diese den Wert des Klassenfeldes erst
dann ablegen wiirden, wenn dieses wieder iiberschrieben wird.

Wie bereits in Abschnitt 2.1.3 beschrieben wurde, werden die Programmfiden blo-
ckiert, solange ihr Stapel durchsucht wird. Dazu fordert der Speicherbereiniger eine
OSEK-Ressource an, die die Prioritdt des OSEK-Task besitzt, der durchsucht werden
soll. Dadurch wird eine Prioritdtsobergrenze (engl. , priority ceiling®) aktiviert. Diese
sorgt dafiir, dass dieser (und alle Tasks mit einer niedrigeren Prioritéit) den Speicher-
bereiniger nicht verdringen kénnen. Zur Durchsuchung werden Henderson-Listen [4]
verwendet.
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Nach den lokalen Referenzen werden die Werte der statischen Referenzfelder abgelegt.
Schlieflich folgen die Referenzfelder statisch angelegter Objekte. Dabei handelt es sich
um die Instanzen von Java-Klassen, die die Einstiegspunkte der Tasks definieren, indem
sie die Schnittstelle , Runnable“ implementieren.

Die maximale Ausfithrungszeit, die zum Durchsuchen der Stapelspeicher benotigt
wird, kann, wie in Abschnitt 2.1.3 beschrieben wurde, abgeschétzt werden. Hierzu wird
die maximale Tiefe des Stapels beim Aufruf von WaitEvent() bestimmt.

Der Aufwand zur Ablegung der restlichen statischen Referenzen verhélt sich linear zu
deren Anzahl. Diese ist zur Ubersetzungszeit bekannt.

Traversierung des Erreichbarkeitsgraphen

Nachdem die Wurzelmenge bekannt ist, werden nun alle Objekte besucht, die von die-
ser aus erreichbar sind. Dazu werden die Referenzen nacheinander vom Arbeitsstapel
genommen und auf Referenzen durchsucht. Die Referenzen, die dabei gefunden werden,
werden wieder auf dem Arbeitsstapel abgelegt.

Durchsuchen der Objekte Beim Durchsuchen wird anhand der Klassenkennung des
Objekts unterschieden, ob es sich um ein reguliares Objekt oder um einen Vektor handelt.

Handelt es sich um ein regulidres Objekt, wird es, wie in Abschnitt 3.1.3 beschrieben
wurde, durchsucht. Dabei wird jedes besuchte Fragmente in der Bitkarte markiert.

Handelt es sich um einen Vektor, wird iiberpriift, ob er ein Riickgrat besitzt, das sich
im ,, Réumungsbereich® befindet (siehe Abschnitt 3.4.2). Ist dies der Fall, wird es in den
, Zufluchtsbereich* kopiert. Des Weiteren werden alle Nutzdatenfragmente des Vektors in
der Bitkarte markiert. Handelt es sich um einen Vektor, der Referenzen enthélt, werden
diese auf dem Arbeitsstapel abgelegt.

Maximale Ausfiihrungszeit Der Aufwand, der zum Markieren aller lebendigen Ob-
jekte notwendig ist, hingt von der Anzahl der iiberlebenden Fragmente ab. Diese er-
gibt sich daraus, dass kein Objekt mehrfach auf dem Arbeitsstapel abgelegt wird. Im
ungiinstigsten Fall besitzen alle Objekte nur Referenzfelder. Der Speicherbereiniger muss
dann eine maximale Anzahl an Objekten auf ihre Farbe {iberpriifen.

Der Aufwand zum Replizieren der Riickgrate, richtet sich nach der Anzahl der
iiberlebenden Vektoren. Natiirlich spielt auch die Gréfe ihrer Riickgrate eine Rolle.

3.4.4 Loschphase

Nachdem alle erreichbaren Objekte in der Bitkarte markiert wurden, wird diese nun auf
freie Stellen untersucht. Die zu den freien Stellen gehorigen Fragmente werden anschlie-
Bend in die Freispeicherliste eingefiigt. Damit werden Slots die gemeinsam freigegeben
werden zu einem Freispeicherblock verschmolzen.
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Im Gegensatz zu IdleRoundRobin werden die neuen Freispeicherblécke nicht mit den
bereits vorhandenen Blocken verschmolzen. Da FragGC Objekte fragmentiert anlegen
kann, benotigt er nicht zwingend grofie zusammenhéngende Blocke. Deshalb muss Frag-
GC Blocke auch nicht nach Anfangsadressen sortiert in die Freispeicherliste einfiigen.
Das Verschmelzen kénnte trotzdem die durchschnittliche Ausfithrungszeit des Bereini-
gers und der Allokationen verbessert.

Vor dem Einfiigen in die Freispeicherliste, werden die Blocke noch genullt, da Java-
Objekte erwarten, dass alle Felder mit 0 bzw. null initialisiert werden. Der Aufwand des
Nullens héingt von der Summe der freigegebenen Slots ab.

Das Durchsuchen der Bitkarte nach freien Fragmenten hat eine Laufzeit, die sich linear
zur Grofle der Halde verhélt. Die Grofle der Halde ist fiir jede Doméne konstant. Damit
ldsst sich die WCET des Durchsuchens bestimmen. Trotz der Grofle der Halde fillt es,
durch die Verwendung von Bitkarten, leichtgewichtig aus.

Je mehr Speicherblocke freigegeben werden, desto hoher ist der Aufwand der
Loschphase. Die Anzahl der Blocke, die im ungiinstigsten Fall freigegeben werden, ist wie
folgt beschrankt: Es konnen nicht mehr Blocke als Objektfragmente freigegeben werden.
Die maximale Anzahl an Freispeicherblocken pro Loschphase entspricht der halben An-
zahl an Slots der gesamten Halde. Sie tritt dann auf, wenn immer jedes zweite Fragment
des gesamten Fragmentspeichers freigegeben wird.

3.4.5 Maximale Ausfiihrungszeit

Wie in den einzelnen Abschnitten beschrieben wurde, ist die maximale Ausfithrungszeit
von drei Gegebenheiten abhéngig.

e Die iiberlebenden Objekte
e Die freigegebenen Objektfragmente
e Die Grofle der Halde und andere Konstanten

Die Anzahl der freigegebenen Fragmente bestimmt im ungiinstigsten Fall die Anzahl
der Speicherblécke, die in die Freispeicherliste eingehangen werden miissen. Alternativ
ldsst sich diese Anzahl auch durch die halbe Haldengréfe begrenzen.

Der Aufwand der Traversierung (Markierungsphase) verhilt sich linear zu der Anzahl
der iiberlebenden Objekte. Thre Fragmente miissen markiert und ihre Riickgrate kopiert
werden. Zur Abschitzung des ungiinstigsten Falls kann davon ausgegangen werden, dass
auf einer gefiillten Halde alle Objekte iiberleben. Die WCET richtet sich dann nach der
GroBe der Halde. Diese Abschéitzung ist sehr pessimistisch. In der Regel iiberleben sehr
wenige Objekte. Mit den Kategorien aus Abschnitt 2.2.2 kann das Uberleben bestimmter
Objekte ausgeschlossen werden.

Die Behandlung iiberlebender Objektfragmente ist aufwandiger als deren Freigabe.
Uberlebende Haldenobjekte werden auf dem Arbeitsstapel abgelegt. Schon allein das
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ist mit dem Aufwand zur Einreihung eines Freispeicherblocks in die Freispeicherliste
vergleichbar. Zusétzlich miissen {iberlebende Objekte durchsucht werden. Auch das Ko-
pieren eines iiberlebenden Riickgrats ist aufwéindiger, als es im toten Speicherbereich
zuriickzulassen.

Die Grofle der Halde bestimmt die WCET der Markierung der Freispeicherliste und
der Durchsuchung der Bitkarte. Der Aufwand zur Freigabe von Freispeicherblocken lésst
sich ebenfalls mit der Haldengroe abschétzen. Die Anzahl der statischen Referenzen und
der Referenzen, die beim Aufruf von Wait Event() auf dem Stapel liegen konnten, fallen
beim Ablegen der Wurzelmenge ins Gewicht.

Des Weiteren ist zu beachten, dass ein Objektfragment nicht gleichzeitig lebendig, tot
oder verfiighar sein kann. Es wird also entweder bei der Traversierung der lebendigen
Objekte bearbeitet, oder in der Loschphase, oder wihrend der Markierung der Freispei-
cherliste. Die WCET zur Bereinigung des Fragmentspeichers ergibt sich also nicht aus
der Summe der Teilabschnitte. Statt dessen wird das Maximum der WCETSs berechnet,
die zur Freigabe oder dem Lo&schen der nicht-iiberlebenden Fragmente benotigt wird.
Dieses Maximum wird auf die WCET der Traversierungsphase addiert.
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4.1 Versuchsaufbau

4.1.1 Die Testanwendung CDj

Um die Anderungen in Codegréfle und Ausfithrungsgeschwindigkeit zu messen, wird
die Testanwendung CDj ausgefiihrt. Hierbei handelt es sich um ein Mitglied der CDx-
Familie [8]. Diese Java-Benchmarks stellen harte Echtzeitsysteme dar. Sie dienen zur
Erkennung von Flugzeugkollisionen auf einem simulierten Radar. Es wird die Variante
,on the go getestet. Diese besteht hauptséchlich aus dem Anwendungsfaden ,,collision
detector”, der periodisch angestoflen wird. Dieser misst fiir jede Periode, wann er seine
Arbeit aufgenommen und wann er sie beendet hat. Nachdem eine bestimmte Anzahl von
Radarbildern abgearbeitet wurde, beendet sich die Anwendung und die Messergebnisse
werden ausgegeben. Es werden jeweils 100 Radarbilder simuliert. Als Haldengrofie wer-
den 600 Kibibyte verwendet. In Fillen in denen das zum Uberlauf des Hauptspeichers
fithrt, werden 599 Kibibyte verwendet.

4.1.2 Zielarchitektur

Die Tests wurden auf einem Infineon TriCore TC1796 [5] durchgefiihrt. Als Betriebssys-
tem wurde CiAO mit Revision r1804 verwendet. Als C-Ubersetzer wurde der GCC 4.5.2
verwendet. KESOs Revision ist r3967.

Da FragGC ein uniiblich hohes Alignment fordert, kam es bei der Tricore-Variante
CiAOs zu fehlerhaftem Verhalten. Um diesen Fehler zu korrigieren, reicht es meistens
das Alignment in CiAOs Linkerskripts an die Fragmentgrofie anzupassen. Eine endgiiltige
Losung dieses Problems wurde jedoch nicht gefunden.

Bei der x86-Variante CiAOs wurden diese Probleme nicht beobachtet. Ebenso treten
auf dem , Trampoline* [2] keine Probleme auf.

4.1.3 Methode zur Messung der Ausfiihrungszeiten

Um die Ausfithrungszeiten bestimmter Abschnitte im Speicherbereiniger messen zu
kénnen, werden von JINO , Stoppuhren® angelegt. Hierbei werden in den generierten C-
Code Datenstrukturen eingebunden. Diese Speichern folgende Informationen der Stopp-
uhr:
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e Die Summe der Dauer aller gemessenen Zeitspannen
e Die Anzahl der gemessenen Zeitspannen
e Die maximale Dauer der gemessenen Zeitspannen

Um die Zeitspannen zu markieren, die gemessen werden sollen, werden , Start“- und
,otopp-Makros definiert. An diesen Positionen wird eine Funktion zur Bestimmung des
aktuellen Zeitstempels aufgerufen. Durch den zusétzlich eingefiigten Code kann sich die
Ausfithrungsgeschwindigkeit der Anwendung leicht verédndern.

4.2 Laufzeiten der Testanwendung CDj

Abk Speicher- Slot- zus. Vektor Jdurchschnittl. relativer

bereinigung groBe Versuche Laufzeit [ns] Durchsatz

fgc16c |FragGC 16 4 66.631.530 71,96%
fgc16i |FragGC 16 - 71.546.936 67,02%
fgc32c4 |[FragGC 32 4 63.051.262 76,05%
fgc32c0 |[FragGC 32 0 63.436.795 75,59%
fgc32i  |[FragGC 32 - 71.657.582 66,92%
irr32 IdleRoundRobin| 32 | (immer zus.) 48.058.793 99,77%
irrt6 IdleRoundRobin| 16 | (immer zus.) 47.950.067 100,00%

Abbildung 4.1: Durchschnittliche Laufzeiten (CDj)

Abbildung 4.1 zeigt die durchschnittlichen Laufzeiten der Testanwendung C'Dj un-
ter Verwendung verschieden konfigurierter Speicherbereiniger. Des Weiteren wird der
Durchsatz der jeweiligen Konfiguration mit dem der schnellsten (irr16) verglichen.

Die Konfigurationen werden nach Speicherbereiniger, Slotgrofle und der maximalen
Anzahl an Versuchen, die zum Anlegen eines zusammenhéngenden Vektors erlaubt sind,
unterschieden. Als Speicherbereiniger werden der IdleRoundRobin und FragGC verwen-
det.

Es ist zu erkennen, dass die FragGC-Varianten auf dem TriCore nur ca. 67% bis 76%
des Durchsatzes der IdleRoundRobin-Varianten errreichen. Dies ist dem zusétzlichen
Aufwand des fragmentierten Objektformats geschuldet.

Die beiden Varianten, die keine zusammenhéngenden Vektoren unterstiitzen (fgcl6i
u. fge32i), verfligen mit etwa 67% iiber den geringsten Durchsatz. Wird das zusam-
menhéangende Vektorformat unterstiitzt, steigt der Durchsatz auf mindestens 71% an
(fgcl6e, fged2cd und fgc32c0). fgelbe und fge32c4 geben jeder Vektorallokation vier
Versuche zusammenhéngende Fragmente zu erhalten. fgc32c0 versucht nicht zusam-
menhingende Vektoren anzulegen. Dennoch erreicht fgc32c0 einen Durchsatz von 75%
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und scheint daher zusammenhéngende Fragmente zu erhalten. Dies liegt daran, dass
bei der Testanwendung bisher kaum Fragmentierung auftritt. Auch Testlaufe mit 3000
[terationen der x86-Variante bestétigen dies. Die vier Versuche die fgc32c4 eingerdumt
werden, bringen nur 1%.

Vergleicht man fgcl6e, das iiber 16-Byte-Fragmente verfiigt, mit der 32-Byte-Variante
fgc32c4, wird der zusitzliche Aufwand regulirer fragmentierter Objekte deutlich. Ob-
jekte konnen in fgel6e bis zu drei Fragmente umfassen. Der Durchsatz betragt 72%. Bei
fgc32¢4 passen alle reguldren Objekte in ein Fragment. Der Druchsatz betragt 75%.

Laufzeit [ns]
160000000

140000000
120000000

100000000

m— fgc16i
80000000 — fgc16c4

. _—
A

20000000

0

1 10 50 .
Iteration

Abbildung 4.2: Laufzeit der jeweiligen Iteration

Abbildung 4.2 zeigt die Laufzeiten der 100 Iterationen. Die Fragmentgrofle betragt 16
Byte. Die Konfiguration fgcl6i, die keine zusammenhéngenden Vektoren unterstiitzt,
ist in jeder Iteration am langsamsten. Damit schitzt sie die maximale Ausfiihrungszeit
der Konfiguration fgcl6e grob ab.

Aufgrund der in Abschnitt 4.1.2 genannten Probleme, konnten keine weiteren Mes-
sungen zur Laufzeit des Speicherbereinigers, der Dauer der Allokationen oder der Un-
terbrechungssperren durchgefiihrt werden.

4.3 CodegroBen der Testanwendung CDj

Abbildung 4.3 zeigt die Codegroflen, die fiir verschiedene Objektformat- und Speicherbe-
reinigerkonfigurationen entstehen. Als Testanwendung wurde der C'Dj fiir den TriCore
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Abk Speicher- Slot- zusammenh. Textsegment [B] Daten-

" bereinigung groRe Vektorformat| Java-Code GC Gesamt segment [B]
fgc16¢c |FragGC 16 X 31.322| 6.759 60.363 2.437
fgc16i |FragGC 16 30.518/ 5.579| 58.351 2.709
fgc16ig |[FragGC (Gen) 16 30.518 6.399 59.171 2.725
fgc32c |FragGC 32 X 30.862| 6.757| 59.891 3.333
fgc32i |FragGC 32 30.054| 5.575| 57.871 4.037
irr32  |ldleRoundRobin| 16/32 (immer) 24.598| 4.406 52.283 1.982

Abbildung 4.3: Codegréfien der verschiedenen Konfigurationen des Speicherbereinigers

Abk Speicher- Slot- zusammenh. Textsegment Daten-

" bereinigung groBe Vektorformat] Java-Code GC Gesamt segment
fgc16¢c |FragGC 16 X 27,34% 53,40% 15,45% 22,96%
fgc16i |[FragGC 16 24,07%| 26,62% 11,61% 36,68%
fgc16ig |FragGC (Gen) 16 24,07% 45,23% 13,17% 37,49%
fgc32c |FragGC 32 X 25,47% 53,36% 14,55% 68,16%
fgc32i |FragGC 32 22,18% 26,53% 10,69% 103,68%
ir32  (ldleRoundRobin| 16/32 (immer) 0,00% 0,00% 0,00% 0,00%

Abbildung 4.4: Zuwachs im Verhéltnis zu IdleRoundRobin

iibersetzt. Die Optimierungsstufe des C-Ubersetzers betrug ,,-O2¢.

Die Konfigurationen werden nach Speicherbereiniger, Slotgréfe und der Unterstiitzung
des zusammenhédngenden Vektorformats unterschieden. Als Speicherbereiniger werden
der IdleRoundRobin, FragGC und FragGC mit Generationenkonzept verwendet. Als
SlotgroBle wurden 16 und 32 Byte verwendet. Bei FragGC bestimmt die Slotgréfie eben-
falls die Grofle der Objektfragmente und hat daher Auswirkungen auf die Codegrofle.
Auf die Codegrofle der IdleRoundRobin-Konfigurationen hat die Slotgréfie keine Aus-
wirkung. Weiter unterstiitzt der IRR zusammenhéngende Vektoren immer. Fiir Frag-
GC kann gewéhlt werden, ob zusammenhéngende Vektoren (Abk.: ¢) oder eingebettete
Riickgrate (Abk.: i) unterstiitzt werden.

Untersucht wurden die Grofle des Text- und des Datensegments. Diese Groflen werden
im Folgenden genauer beschrieben und verglichen. Der IRR dient dabei dazu, die Kosten,
mit denen die Fragmentierungstoleranz erkauft wurde, abzuschétzen. Abbildung 4.4 fasst
den Zuwachs an Codegrofle im Verhéltnis zur IdleRoundRobin-Variante zusammen.

4.3.1 Textsegment

Das Textsegment enthélt hauptsédchlich den ausfithrbaren Maschinencode eines Pro-
gramms. Wie in Abbildung 4.3 zu sehen ist, sind hier drei Groflen von Interesse. ,,Java-
Code* beschreibt die Gréfle der Funktionen, die aus Java-Methoden generiert werden.
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»,GC* beschreibt die Codegrofie des Speicherbereinigers. AnschlieBend wird die Grofie
des Textsegments der gesamten ELF-Datei genannt. Dieses enthélt unter anderem das
Textsegment der Java-Methoden und des Speicherbereinigers.

CodegréBen der Java-Methoden

35.000 B 31322 B 30518 B 30.862 B 30.054 B
30.000 B
25.000 B 24.598 B
20.000 B
15.000 B
10.000 B
5.000 B
0B
fgc16¢ fgc16i fgc32c fgc32i irr32

Abbildung 4.5: Codegriofien des Java-Anwendungscodes

Abbildung 4.5 zeigt die Codegriofie der aus Java-Methoden entstandenen Funktionen.
Die Anderungen in der Grofle des Anwendungscodes erklirt sich durch die Anderungen
im Objektformat.

Die Konfiguration fgcl6ig benutzt das gleiche Objektformat, wie fgcl6:i. Es un-
terscheidet sich nur dadurch, dass ein generationeller Speicherbereiniger fiir die Ver-
waltung der Riickgrate verwendet werden. Dadurch é&ndert sich die Grofle des Java-
Anwendungscodes nicht.

Im Vergleich zur Konfiguration irr32 die das zusammenhéngende bidirektionale Ob-
jketformat verwendet, ist ein Codezuwachs von 5456 bis 6724 Byte festzustellen. Die
Kosten der Fragmentierungstoleranz betragen fiir den Anwendungscode des CDj also
22, 2% bis 27, 3% der urspriinglichen Codegrofe.

Zugriff auf Instanzfelder Wird auf Instanzfelder eines fragmentierten Objektes zu-
gegriffen, miissen Indirektionen aufgelost werden, um zum enthaltenden Fragment zu
gelangen. Dies lésst sich anhand der Konfigurationen fgcl6: und fgc32: verdeutlichen.
fgcl6i benutzt eine Fragmentgréfe von 16 Byte. fgc32:i verwendet 32 Byte. Dadurch
passen alle reguldren Objekte bei fgc32¢ in ein Fragment, wihrend bei fgcl6i bis zu
drei Fragmente bendtigt werden. Die hohere Codegréfie von fgcl6ei erklart sich also
durch das Auflésen der genannten Indirektionen. Sie betriagt 464 Byte, was 1,5% der
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Codegrofie von fge32: entspricht. Gleiches gilt fiir den Vergleich von fgc32¢ mit fgcl6e.
Hier betrigt der Zuwachs 460 Byte, also 1,5%. Die Konfiguration irr32 verwendet das
zusammenhéngende bidirektionale Objektformat. Hier entfallt dieser Aufwand immer —
unabhéngig von der Slotgrofle.

Zugriff auf Vektoren Wird fragmentierte Allokation verwendet (FragGC), muss fiir
jeden Vektor unterschieden werden, ob er ein (ausgelagertes) Riickgrat besitzt oder nicht.
Dies steigert die Codegrofle.

Zusétzlich ist zu unterscheiden, ob zusammenhédngende Vektoren oder eingebettete
Riickgrate unterstiitzt werden. Hierzu werden fgec32c und fge32i verglichen. fge32c
unterstiitzt zusammenhéngende Vektoren. fgc32: unterstiitzt eingebettete Riickgrate.
Wird {iber ein eingebettetes Riickgrat auf die Elemente des Vektors zugegriffen, un-
terscheidet sich dies kaum vom Zugriff iiber ein ausgelagertes Riickgrat. Zugriffe auf
zusammenhédngende Vektoren miissen zusétzlich neben den Zugriff iiber das Riickgrat
unterstiitzt werden. Damit werden mit fgc32c im Vergleich zu fge32i 808 Byte (2,7%)
an zusitzlichem Code erzeugt. Gleiches gilt fiir den Vergleich von fgcl6c mit fgcl6i.
Hier werden 804 Byte (2,6%) an zusétzlichem Code benotigt.

Bei irr32 entfillt der Aufwand der zum Feststellen des Riickgrats und fiir den Zugriff
iiber das Riickgrat notwendig ist.

CodegroBe des Speicherbereinigers

8.000 B
7,000 B 6.759 B 6.399 B 6.757 B
6.000 B 5.579B 5.575B
5.000B 4.406 B
4.000 B
3.000 B
2.000 B
1.000 B

0B

fgc16¢c fgc16i fgc16ig fgc32c fgc32i irr32

Abbildung 4.6: Codegréfien der Speicherbereiniger

Abbildung 4.6 zeigt die Codegroflen der verschiedenen Varianten des Speicherbereini-
gers.
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4.3 CodegroBen der Testanwendung CDj

FragGC-Varianten, die zusammenhéngende Vektoren unterstiitzen, benotigen eine
zusitzliche Allokationsfunktion, die das Anlegen zusammenhéingender Fragmente un-
terstiitzt. Des Weiteren muss beim Markieren und Durchsuchen von Vektoren unter-
schieden werden, ob diese zusammenhéngend oder fragmentiert vorliegen. Dies ist mit
dem Zugriff auf Vektoren im Anwendungscode vergleichbar. FragGC-Varianten ohne
zusammenhéngende Vektoren bendtigen diese Funktionen nicht. Dadurch erklért sich,
warum dies Varianten (fgcl6i und fge32i) 1182 Byte weniger einnehmen. Damit nimmt
die Behandlung zusammenhéngender Vektoren 17% des Codes der entsprechenden Va-
rianten ein.

Die Varianten fgcl6 und fgc32 besitzen in etwa die gleiche Codegrofle. Bei einer
Fragmentgrofie von 32 Byte, passen alle reguléren Objekte des CDj in ein Fragment. Dies
wird momentan jedoch bei der Generierung des Speicherbereinigers nicht berticksichtigt.

Bei Varianten mit Generationenkonzept ist ebenfalls ein Zuwachs der Codegréfie zu
verzeichnen. So muss zum Beispiel die Markierungsphase nachbereitet werden. Daher ist
bei fgcl6ig im Vergleich zu fgcl6i ein Zuwachs von 820 Byte (14, 7%) festzustellen.

Zusammenfassend benotigen die fragmentierungstoleranten Speicherbereiniger 1169
bis 2358 Byte mehr Platz im Textsegment als der IdleRoundRobin. Dies entspricht
einem Zuwachs von 26, 5% bis 53, 4%.

4.3.2 Datensegment

4.500 B

4.037 B

4.000 B
3.500 B 3.333B
3.000 B 2437 B 2.709 B 2.725B
2.5008 1.982 B
2.000 B
1.500 B
1.000 B

500 B

0B

fgc16¢ fgc16i fgc16ig fgc32c fgc32i ir32

Abbildung 4.7: Gréfle des Datensegments

Das Datensegment enthélt globale beziehungsweise statische Objekte, die vor der
Ausfithrung mit bestimmten Werten initialisiert werden. Dies umfasst unter anderem die
Task-Objekte, die den Einstiegspunkt der Anwendungsfiden bestimmen, sowie Alarm-
Objekte. Auch Strings werden dort abgelegt (Ablage in ,rodata“ kann konfiguriert wer-
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4 Auswertung

den). Diese bestehen aus einem regulidren Objekt und einem Vektor, der die eigentliche
Zeichenkette enthélt. Der CDj verfiigt iiber sechs Task-Objekte, zwei Alarm-Objekte und
28 String-Objekte. Abbildung 4.7 zeigt die Grofle des Datensegments in Abhéngigkeit
von Objektformat und Speicherbereiniger.

Der Zuwachs des Datensegments ist durch den Verschnitt zu erkldaren, der durch die
Adressausrichtung (,,alignment“) entsteht. Ein String-Objekt ist beispielsweise 8 Byte
grofl. Bei einer Fragmentgrofle von 16 Byte, entstehen 8 Byte Verschnitt. Bei 32-Byte-
Fragmenten bleiben 24 Byte ungenutzt. Der Verschnitt des zugehoérigen Vektors héangt
davon ab, welcher Rest beim Teilen der Vektorldnge durch die Fragmentgrofie entsteht.
Zwischen irr32 und fgcl6e findet der Ubergang von 4-Byte-Alignment auf 16-Byte-
Alignment statt. Die Groe des Datensegments nimmt um 455 Byte (23%) zu. Bei fge32¢
steigt das Alignment auf 32 Byte. Im Vergleich zu irr32 ist damit eine Zunahme von
1351 Byte (68%) festzustellen.

Neben dem Alignment spielt auch das Vektorformat eine Rolle. Werden keine zu-
sammenhidngenden Vektoren unterstiitzt, miissen die statischen Vektoren fragmentiert
angelegt werden. Damit wird neben dem Platz fiir die Nutzdaten auch noch Platz fiir das
Riickgrat benotigt. Bei 16-Byte-Fragmenten (fgcl6e und fgcl6i) steigt der Platzbedarf
um 272 Byte (11%). Bei 32-Byte-Fragmenten (fgc32c und fgc32i) steigt er sogar um
704 Byte (21%).

Hier bietet sich noch Optimierungspotential. Fiir einen Vektor, der aus 32-Byte-
Fragmenten besteht, wiirden eigentlich weniger Riickgrateintrige benttigt werden. Es
wurde jedoch Riicksicht auf das Alignment des ersten Nutzdatenfragments genommen.
Da sich das Riickgrat zwischen Objektkopf und Nutzdaten befindet, entsteht auch hier
Verschnitt. Da statische Vektoren, die primitive Daten enthalten, vom Speicherbereiniger
nicht weiter untersucht werden, konnte auf das Alignment verzichtet werden.

Vergleicht man fgcl6: und fgcl6ig fillt auf, dass der Speicherbereiniger mit Genera-
tionionenkonzept 16 Byte mehr zur Speicherung seines Zustandes benétigt.

Zusammenfassend benétigt das Datensegment bei fragmentierungstoleranten Konfi-
gurationen 455 bis 2055 Byte mehr Speicherplatz. Dies entspricht einem Zuwachs von
23% bis 104%.

4.4 Untersuchung der Laufzeit des Speicherbereinigers

In diesem Abschnitt wird die Laufzeit des Speicherbereinigers genauer untersucht.
So wird die Aussage, dass die Speicherbereinigung aufwindiger ist, je mehr Objekte
iiberleben, iiberpriift. Dabei wird auch die WCET, die zum Markieren der iiberlebenden
Objekte notwendig ist, abgeschitzt. Des Weiteren wird die Freispeicherliste fragmentiert.
Dadurch kann die WCET, die zur Markierung der Freispeicherliste und zum Einhédngen
von Freispeicherblécken notwendig ist, abgeschétzt werden.

Hierbei liegt das Augenmerk auf dem Fragmentspeicher. Beim Markieren eines Vektors
muss, zusitzlich zu den hier gemessenen Werten, das Kopieren des Riickgrates hinzu-
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4.4 Untersuchung der Laufzeit des Speicherbereinigers

gezahlt werden. Mit dem Loschen eines toten Riickgrats ist kein Aufwand verbunden.

4.4.1 Testanwendung: Abwechselnd verkettete Liste

even| odd

i

0

Abbildung 4.8: Sich abwechselnde vektettete Listen

Diese Testanwendung legt so lange Listenelemente an, bis der Speicherplatz der Halde
erschopft ist. Sie verfiigt iiber zwei verkettete Listen. Die Elemente werden abwechselnd
in die Liste der ,,geraden” und ,,ungeraden® Elemente eingereiht. Abbildung 4.8 verdeut-
licht, wie die Elemente auf der Halde angelegt werden. Ein Listenelement nimmt dabei
einen Slot der Halde ein.

Nachdem die beiden Listen angelegt wurden, wird der Speicherbereiniger aktiviert.
Hierbei iiberleben alle Elemente. Dies dient dazu die WCET, die zum Markieren
iiberlebender Objekte notwendig ist, grob abzuschitzen. Anschliefend gibt es zwei
Moglichkeiten, die Listen zu l6schen:

1. Es wird erst die ,,gerade® Liste geloscht, dann die ,,ungerade®

2. Beide Listen werden gleichzeitig geloscht

Bei der ersten Moglichkeit wird jeweils jeder zweite Slot freigegeben. Damit muss die ma-
ximale Anzahl an Freispeicherblécken in die Freispeicherliste eingereiht werden. Konnte
ein Block mehr freigegeben werden, wiirde er mit den beiden angrenzenden Blocken ver-
schmolzen werden. Die zweite Moglichkeit zeigt wie viel Zeit fiir das Nullen des Speichers
verwendet wird.

Getestet wird neben FragGC auch IdleRoundRobin. Dadurch soll unter anderem
iiberpriift werden, welche Auswirkungen der Verzicht auf das Verschmelzen der Frei-
speicherblocke hat. Die Grole der Halde betrégt immer 640 Kibibyte.

4.4.2 Ergebnisse

Die Abbildungen 4.9 ff zeigen die Ausfiihrungszeit der Speicherbereinigung. Diese ist
nach den in Abschnitt 3.4 beschriebenen Phasen unterteilt. So teilt sie sich in die
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4 Auswertung

FragGC ___RR___|

Ausflihrungszeit 903.404.333| ns 777.023.867| ns
Markierungsphase 902.237.266| ns 776.013.000| ns
Freispeicherliste 49.053| ns 48.987| ns
Fadenstapel 40.333| ns 36.947| ns
Wurzelmenge 72.400| ns 76.320| ns
Traversierung 902.147.880| ns 775.927.066| ns
Léschphase 1.058.294| ns 901.347| ns
Bitkarte zurlcksetz. 108.773| ns 109.520| ns
Uberlebend 640.016| B 640.016| B
Freigegeben 96| B 64 B
Markierungsrate 709| kB/s 824 kB/s
Loschrate 90| kB/s 71| kB/s

Abbildung 4.9: Alle Objekte iiberleben

Ausfiihrungszeit der Losch- und Markierungsphase auf. Die Markierungsphase unter-
teilt sich weiter in das Markieren der Freispeicherliste, das Durchsuchen der Fadenstapel,
das Lesen der restlichen Wurzelmenge und das Besuchen und Markieren aller lebendi-
gen Objekte. Des Weiteren ist zu sehen, wie viel Speicher freigegeben wurde und wie
viel {iberlebt hat. Zur groben Bewertung der Geschwindigkeit, mit der Objekte mar-
kiert oder geloscht werden, wird eine ,,Markierungs“- und eine , Loschrate® berechnet.
Diese bezeichnenen das Verhéltnis zwischen iiberlebendem bzw. freigegebenem Speicher-
platz zur Dauer der Traversierungs- bzw. Loschphase. Welcher Abschnitt die Dauer der
Bereinigungsphase bestimmt, fillt meist schon auf Grund der Anzahl der Ziffern der
Ausfithrungszeit ins Auge.

Abbildung 4.9 zeigt die erste Speicherbereinigungsphase nach dem Anlegen der Ob-
jekte. Keines der Objekte wird freigegeben. Alle Objekte miissen markiert werden.
Die Traversierung der Objekte bestimmt die Gesamtausfiihrungszeit mafigeblich. Die
Ausfiithrungszeit der Loschphase wird vom Durchsuchen der Bitkarte nach Freispeicher-
blocken bestimmt. Durch das fragmentierte Objektformat benotigt FragGC etwas mehr
Zeit zum Traversieren der Objekte. So erreicht er nur 86% der Markierungsrate des IRR.

Abbildung 4.10 zeigt die Speicherbereinigungsphase in der alle , geraden“ Objekte
freigegeben werden. Der Aufwand der Traversierungsphase, die nun nur noch die ,un-
geraden® Objekte besuchen muss, hat sich halbiert. In der Loschphase werden nun al-
le ,,geraden® Objekte in die Freispeicherliste eingefiigt. Daher féllt diese nun auch ins
Gewicht. Es ist zu erkennen, dass es weniger als halb so teuer (39%) ist einen Block
freizugeben, als ihn nach Referenzen zu durchsuchen. Der IRR benétigt zur Freigabe
der Blocke etwas ldnger, da er diese nach Adressen sortiert in die Liste einfiigt und
gegebenenfalls verschmilzt.

In Abbildung 4.11 1duft der Speicherbereiniger, wihrend die ,,geraden* Objekte be-
reits freigegeben wurden und die ,ungeraden“ noch lebendig sind. Das Traversieren
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4.4 Untersuchung der Laufzeit des Speicherbereinigers

___Fragéc | __RR |

Ausflihrungszeit 625.782.293| ns 666.054.947| ns
Markierungsphase 451.095.973| ns 388.174.254| ns
Freispeicherliste 48.813| ns 48.707| ns
Fadenstapel 40.347| ns 36.973| ns
Wurzelmenge 64.013| ns 66.107| ns
Traversierung 451.006.813| ns 388.088.574| ns
Léschphase 174.577.574| ns 277.771.160| ns
Bitkarte zurtcksetz. 108.746| ns 109.533| ns
Uberlebend 320.016| B 320.112| B
Freigegeben 320.288| B 320.128] B
Markierungsrate 709| kB/s 824 kB/s
Loschrate 1834| kB/s 1152| kB/s

Abbildung 4.10: Loschung der ,,geraden® Objekte

___Fragéc | RR |

Ausfuhrungszeit 622.729.840| ns 744.796.506| ns
Markierungsphase 621.525.360| ns 524.830.773| ns
Freispeicherliste 170.475.534| ns 151.833.506| ns
Fadenstapel 40.386| ns 36.480| ns
Wurzelmenge 63.894| ns 60.000| ns
Traversierung 451.009.440| ns 372.960.787| ns
Léschphase 1.095.760| ns 219.379.147| ns
Bitkarte zurlicksetz. 108.720| ns 109.520| ns
Uberlebend 320.016| B 320.144, B
Freigegeben 96| B 32| B
Markierungsrate 514/ kB/s 609 kB/s
Loéschrate 87| kB/s 0| kB/s

Abbildung 4.11: ,Ungerade* Objekte iiberleben, , gerade” wurden bereits geloscht

der Uberlebenden benétigt so viel Zeit wie vorher (Abb. 4.10). Auffillig ist die hohe
Ausfiihrungszeit, die zur Markierung der Freispeicherliste notwendig ist. Diese entspricht
in etwa der, der vorherigen Loschphase. Der Grund dafiir ist die fragmentierte Freispei-
cherliste, iiber die iteriert werden muss. Die Loschphase lauft bei FragGC, dadurch dass
kaum Objekte freigegeben werden, schnell ab. IRR bendtigt hierzu bedeutend ldnger.
Dies liegt vermutlich daran, dass ein kleines Objekt freigegeben wird. Der dadurch ent-
standene Freispeicherblock muss in der fragmentierten Freispeicherliste an der richtigen
Stelle eingefiigt werden und verschmolzen werden.

In Abbildung 4.12 werden nun die ,ungeraden“ Objekte freigegeben. Die Markierung
der Freispeicherliste lauft wie vorher ab. Die Freigabe der ,,ungeraden® Objekte ist bei
FragGC ebenso aufwindig wie die Freigabe der ,geraden“ (Abb. 4.10). Im Gegensatz
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4 Auswertung

FragGC ___RR_____|

Ausflihrungszeit 345.102.133| ns 571.919.920| ns
Markierungsphase 170.547.613| ns 127.276.000| ns
Freispeicherliste 170.375.400| ns 127.154.080| ns
Fadenstapel 40.333| ns 36.947| ns
Wurzelmenge 55.574| ns 55.853| ns
Traversierung 131.880| ns 84.973| ns
Léschphase 174.445.840| ns 444 .534.413| ns
Bitkarte zurlcksetz. 108.680| ns 109.507| ns
Uberlebend 16| B 304 B
Freigegeben 320.288 B 320.032| B
Markierungsrate 0| kB/s 2| kB/s
Loschrate 1836/| kB/s 719| kB/s

Abbildung 4.12: Loschung der ,,ungeraden“ Objekte

dazu fiigt IRR die neuen Freispeicherblocke sortiert ein und verschmilzt sie. In diesem
speziellen Fall muss eine maximale Anzahl an Freispeicherblocken (ndmlich jeder einzel-
ne Slot) zu einem grofien Block verschmolzen werden, der die gesamte Halde umfasst.
Die Ausfithrungzeit féllt dementsprechend hoch aus und tibertriftt die Zeit, die zur Mar-

kierung der lebendigen ,,ungeraden“ Objekte notwendig war.

FragGC ____RR_____|

Ausflihrungszeit 341.918.480| ns 1.162.573| ns
Markierungsphase 340.736.320| ns 960.906| ns
Freispeicherliste 340.564.027| ns 838.893| ns
Fadenstapel 40.346| ns 36.973| ns
Wurzelmenge 55.640 ns 55.867| ns
Traversierung 131.947| ns 85.040| ns
Léschphase 1.073.387| ns 91.960 ns
Bitkarte zurlcksetz. 108.773| ns 109.707| ns
Uberlebend 16| B 192 B
Freigegeben 96| B 64 B
Markierungsrate 0| kB/s 199| kB/s
Loéschrate 89| kB/s 695| kB/s

Abbildung 4.13: Bereinigung nach der Fragmentierung der Freispeicherliste

In Abbildung 4.13 zeigen sich die Vorteile des Verschmelzens von Freispeicherblcken.
Es befinden sich weder ,gerade“ noch ,ungerade“ Objekte auf der Halde. Bei Frag-
GC ist nun jeder Slot ein eigener Freispeicherblock. Um die Freispeicherliste zu mar-
kieren muss also {iber jeden einzelnen Slot iteriert werden. Entsprechend hoch entfillt
die Ausfithrungszeit. IRR hat alle Freispeicherblocke verschmolzen. Zur Markierung der

Freispeicherliste muss nur ein Block besucht werden.
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4.4 Untersuchung der Laufzeit des Speicherbereinigers

Anschliefend wird der Speicher wieder mit Objekten gefiillt. Wird nun der Speicher-
bereiniger ausgelost, verhélt dieser sich wieder wie in Abbildung 4.9.

FragGC __IRR_

Ausfuhrungszeit 14.252.067| ns 91.093.133| ns
Markierungsphase 219.787| ns 171.080| ns
Freispeicherliste 47.614| ns 49.187| ns
Fadenstapel 40.333| ns 37.000| ns
Wurzelmenge 55.573| ns 55.773| ns
Traversierung 131.840| ns 84.893| ns
Léschphase 13.923.560| ns 90.807.067| ns
Bitkarte zurlcksetz. 108.720| ns 114.986| ns
Uberlebend 16| B 192| B
Freigegeben 640.480| B 640.384| B
Markierungsrate 72| kB/s 1122| kB/s
Loéschrate 45999| kB/s 7052| kB/s

Abbildung 4.14: Freigabe aller Objekte

Abbildung 4.14 zeigt das Zeitverhalten des Speicherbereinigers, wenn alle Objekte
freigegeben werden. Erwartungsgemaf fallt die Traversierungsphase nicht ins Gewicht,
schlieflich miissen kaum Objekte besucht werden. Auch die Loschphase lduft schneller
ab, als bei der Freigabe der ,geraden* Objekte, da jetzt nur ein grofler Freispeicherblock
in die Liste eingefiigt werden muss. Die Ausfiihrungszeit ergibt sich aus dem Durchsuchen
der Bitkarte nach dem Freispeicherblock und aus dem Nullen des Blocks.

4.4.3 Zusammenfassung

Maximiale Ausfiihrungszeit nach Anzahl der iiberlebenden Objekte Die WCET
héngt von der Zeit ab, die zur Markierung der Freispeicherliste, der Markierung leben-
diger Objekte und der Freigabe von Blocken notwendig ist. Ein Slot kann entweder frei,
lebendig oder tot sein und somit in eine dieser drei Zeitspannen fallen. Die hochsten
Kosten werden von lebendigen Objekten verursacht. In Abschnitt 2.2.2 wird erklart, wie
das Uberleben von Objekten ausgeschlossen werden kann. Kann weder das Uberleben
der ,geraden®“ noch der ,ungeraden“ Objekte ausgeschlossen werden, muss mit einer
WCET von ca. 904ms gerechnet werden (Abb. 4.9). Kann das Uberleben einer der
beiden Listen ausgeschlossen werden, kann mit einer WCET von ca. 626ms gerechnet
werden (Abb. 4.10). Kann das Uberleben beider Listen ausgeschlossen werden, kann von
einer WCET von 346ms ausgegangen werden, um die 640 Kibibyte grofie Halde zu berei-
nigen. Hierbei handelt es sich um des Maximum der Ausfiithrungszeit, die zur Loschung
(Abb. 4.12) und zur Markierung der Freispeicherliste (Abb. 4.13) notig ist. Es kann nicht
mit 15ms (Abb. 4.14) gerechnet werden, solange nicht ausgeschlossen werden kann, dass
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4 Auswertung

eine Fragmentierung der Halde auftritt. Dies wére dann der Fall, wenn zwischen zwei
Bereinigungsphasen immer die gesamte Halde mit den beiden Listen belegt wird.

Natiirlich handelt es sich nur um eine grobe Abschitzung, bei der bspw. Cacheeffekte
nicht beachtet werden. Des Weiteren sollte ein Echtzeitsystem iiberdimensioniert werden,
um etwaige Schwankungen in der Laufzeit verkraften zu konnen.

Im Vergleich zu IRR erreicht FragGC nur 86% der Markierungsrate, auf Grund des
Objektformats. IRR erreicht in den vergleichbaren Féllen 62% von FragGCs Loschrate,
da auf die Freispeicherblockverschmelzung verzichtet wurde.

Auswirkungen des Verzichts auf die Verschmelzung der Freispeicherliste Ob es vor-
teilhaft ist, auf die Verschmelzung der Freispeicherblécke zu verzichten, ist hier nicht klar
erkennbar. Wird sie verwendet, wird die WCET der Freispeicherlistenmarkierung von der
Hiéfte statt von der gesamten Halde bestimmt. Jedoch miisste zusétzlich {iberpriift wer-
den, wann die Kosten der Loschphase wie in Abb. 4.12 ansteigen kénnen. Dazu miisste
der Algorithmus, der zum Verschmelzen der Blocke verwendet wird, genauer untersucht
werden.

Wie in Abb. 4.13 zu sehen ist, wird die WCET der Markierung nur von der Groéfe
der gesamten Halde beschriankt, wenn aneinanderliegende Freispeicherblocke nicht ver-
schmolzen werden. Wiirde beispielsweise nur ein Viertel der Objekte iiberleben, wiirde
die WCET der Freispeicherlistenmarkierung die der Léschphase iibersteigen. Schliefllich
wird der Aufwand der Loschphase mafigeblich von der halben Haldengréfle beschrankt.

4.5 Fragmentierungstoleranz und Allokation

Ob Objekte trotz einer Fragmentierung des Freispeichers angelegt werden konnen, lédsst
sich mit einem einfachen Beispiel {iberpriifen. Hierzu wird eine Halde mit ca. 4 Kibibyte
Fragmentspeicher gewéhlt. AnschlieBend werden vier Vektoren der Grofle 1 Kibibyte an-
gelegt, wovon jeder zweite wieder freigegeben wird. Nun wird versucht einen Vektor der
GroBle 2 Kibibyte anzulegen. FragGC kann dies erreichen, indem er den Vektor auf die
zwei entstandenen Blocke verteilt. Andere Speicherbereiniger 16sen eine ,,OutOfMemo-
ry“-Ausnahme aus.
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5.1 Zusammenfassung

Das Ziel dieser Arbeit ist die Implementierung einer fragmentierungstoleranten, echt-
zeitfahigen, automatischen Speicherbereinigung.

Die Fragmentierungstoleranz wurde durch die Einfithrung des fragmentierten, bidi-
rektionalen Objektformats erreicht. Dieses erlaubt es Objekte auf einzelne Fragmente
verteilt anzulegen. Um eine vertretbare obere Schranke fiir die Ausfithrungszeit von
Vektorzugriffen zu erlangen, werden die Fragmente des Vektors durch ein Riickgrat ver-
waltet. Die Verwaltung der Riickgrate, die eine variable Léange besitzen kénnen, wird von
einem replizierendem Speicherbereiniger iibernommen. Zur Verwaltung der Fragmente
wurden die Strukturen des bereits vorhandenen Speicherbereinigers IdleRoundRobin ge-
nutzt.

FragGC bietet obere Schranken fiir folgende Abschnitte der Java-Anwendung;:

Zugriffe auf Instanzfelder (Abs. 3.1.3)

Zugriffe auf Vektorelemente (Abs. 3.1.4)

Allokation regulérer Objekte (Abs. 3.3.4)

Allokation von Vektoren (Abs. 3.3.5)

Des Weiteren erlaubt FragGC die Bestimmung der WCET der Bereinigungsphase
(Abs. 3.4.5). Hierzu wurde beleuchtet, wie das Uberleben bestimmter Objekte aus-
geschlossen werden kann (Abs. 2.2.2). Schliefllich wird die WCET der Bereinigung
héuptséchlich von iiberlebenden Objekten bestimmt (Abs. 4.4).

Durch die Fragmentierungstoleranz und das Wissen iiber die WCET kann der
Speicherbereiniger in ein Echtzeitsystem eingeplant werden. Weil Fragmentierung bei
der Allokation nicht mehr zum Tragen kommt, kénnen Speicheranforderungen immer
erfiillt werden, solange geniigend freier Speicherplatz vorhanden ist. Damit geniigend
Speicher frei ist, muss die Allokationsrate der Anwendung beachtet werden (Abs. 2.2.4).
Diese lésst sich ermitteln, da der maximale Speicherverbrauch fiir jedes Objekt errechnet
werden kann (Abschnitte 3.3.4 u. 3.3.5). Dem Speicherbereiniger muss dann, entspre-
chend der Allokationsrate und seiner WCET, geniigend Schlupfzeit gegeben werden.

Trotz der Fragmentierungstoleranz beziiglich der Allokation ist FragGC nicht vollig
unempfindlich gegeniiber Fragmentierung. Werden zusammenhéngende Vektoren un-
terstiitzt kann die durchnittliche Ausfithrungzeit der Vektorzugriffe sinken, wenn
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Fragmentierung auftritt (Abs. 3.1.4). Dies ist vertretbar, da nur die durchschnitt-
liche Ausfithrungszeit betroffen ist. Die WCET wird davon nicht beeinflusst. Die
Ausfiihrungszeit der Bereinigungsphase wird ebenfalls von der Fragmentierung der Frei-
speicherliste beeinflusst. Dies geschieht sowohl in der Loschphase als auch bei er Mar-
kierung der Liste (Abs. 4.4).

Die Fragmentierungstoleranz wurde auf Kosten von Laufzeit und Codegroflie erkauft.
FragGCs Code benétigt 27% bis 53% mehr Platz als der IdleRoundRobins. Die Grofle des
Anwendungscodes der Testanwendung CDj steigt um etwa 22% bis 27%. Der Durchsatz
der Testanwendung sinkt auf etwa 67% bis 76%.

Letzten Endes wurde ein fragmentierungstoleranter, echtzeitfahiger, automatischer
Speicherbereiniger fiir die KESO Multi-JVM implementiert.

5.2 Weiterfiihrende Arbeiten

5.2.1 Steuerung der Speicherverwaltung

In einem harten Echtzeitsystem ist es nicht die Aufgabe der JVM, dem Anwendungsent-
wickler die Speicherverwaltung abzunehmen. Die Aufgabe der JVM ist es, Typsicherheit
zu garantieren. Das bedeutet in Bezug auf die Speicherbereinigung, dass dem Entwickler
typsichere Methoden zur Speicherfreigabe an die Hand gegeben werden miissen.

Daher sollte es dem Entwickler ermoglicht werden, die Einplanung des Speicherberei-
nigers genauer auf die Anwendung zuzuschneiden. Beispielsweise konnte der Speicherbe-
reiniger periodisch oder nach der Abarbeitung bestimmter Aufgaben aktiviert werden.
Im Rahmen dieser Arbeit wurde die explizite Auslosung durch einen Anwendungsfaden
implementiert.

Um die maximale Ausfithrungszeit der Speicherbereinigung bestimmen zu koénnen,
muss klar sein, welche Objekte die Speicherbereinigung iiberleben kénnen. Die Freigabe
von Objekten zur nichsten Bereinigungsphase kann teilweise vom Ubersetzer zugesi-
chert werden. Bestimmten Objekten kénnen Regionen zugewiesen werden, in denen sie
existieren (engl. ,region inference“ [16]). Kann die Speicherbereinigung innerhalb die-
ser Regionen nicht gestartet werden, sind die zugehérigen Objekte kurzlebig. Auch die
Fluchtanlyse, die zur Stapelallokation genutzt wird, ist dazu fahig [9]. Zudem muss
darauf geachtet werden, dass der Ubersetzer die Lebensspanne von Objekten durch Um-
formungen nicht versehentlich verlangert.

Alternative Allokationsmechanismen konnen die maximale Ausfithrungszeit von Spei-
cheranfragen verringern. Hier sind wieder Stapel- und Regionenallokation zu nennen
(sieche Abschnitt 2.2.2). Dadurch, dass eine kleinere Halde verwendet werden konnte,
sinkt damit auch der Aufwand der Loschphase. Jedoch wird der Aufwand der schwer-
gewichtigen Markierungsphase nicht vermindert, da noch immer alle lebendigen Objek-
te nach Referenzen durchsucht werden miissen. Zumindest sofern sie die automatische
Speicherbereinigung nicht génzlich iiberfliissig machen.
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5.2 Weiterfiihrende Arbeiten

5.2.2 GroBe reguldre Objekte

Bisher unterstiitzt FragGC Objekte mit bis zu sechs Fragmenten (Abs. 3.1.3). Passen
Objekte nicht in diese sechs Fragmente, muss die Fragmentgrofie erhoht werden. Dies
kann zu Verschnitt bei kleineren Objekten fithren, die moglicherweise haufiger angelegt
werden. Daher konnten grofie reguldre Objekte implementiert werden. Diese verzweigen
ab einem bestimmten Fragment in ein Riickgrat. Alle weiteren Fragmente werden iiber
dieses Riickgrat adressiert. Damit konnten die Indirektionen, die bei Instanzfeldzugriffen
durchschritten werden miissen, auch fiir grole Objekte gering gehalten werden.
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