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Zusammenfassung

Diese Arbeit beschreibt Design, Implementierung und Evaluierung einer virtuel-
len Maschine fiir die Kernsprache von Oz, die wir mit L bezeichnen. Wir stellen
L aus didaktischen Grunden als Erweiterung einer Teilsprache von SML dar. Die
wichtigsten Unterschiede von L zu SML sind: logische Variablen, Threads, Syn-
chronisation und dynamische Typisierung. Ausgehend von einer informellen Be-
schreibung der dynamischen Semantik tber ein Graphenmodell entwickeln wir dar-
aus schrittweise auf unterschiedlichen Abstraktionsebenen eine virtuelle Maschine
fur L. Wir beschreiben zunéchst ein einfaches Grundmodell. Darauf aufbauend dis-
kutieren wir verschiedene Optimierungen. Schlielflich verfeinern wir weiter, indem
wir auf Aspekte der Implementierung des Modells eingehen. Abschliefend evalu-
ieren wir die Effektivitat der vorgestellten Techniken an einer Reihe von gréferen
Anwendungen aus der Praxis. Weiter zeigen wir, daB die Implementierung der Spra-
che kompetitiv ist mit den schnellsten Emulatoren fir statisch getypte funktionale
Sprachen.

Abstract

This thesis presents the design, implementation and evaluation of a virtual machine
for the core language of Oz, which we call L. We present L for didactic reasons as
an extension of a sublanguage of SML. The most important differences between L
and SML are: logic variables, threads, synchronization and dynamic typing. Starting
from an informal description of the dynamic semantics in terms of a graph model,
we develop step by step on various levels of abstraction a virtual machine for L. We
begin with a simple basic model. We then propose several optimizations of this mo-
del. Afterwards we keep refining our approach by addressing specific aspects of the
implementation of the model. Finally we evaluate the effectiveness of the techniques
using a set of larger real world applications. Further we show, that the implementa-
tion of the language is competitive with the fastest emulators for statically typed
functional languages.






Ausfuhrliche Zusammenfassung

Der Autor war zusammen mit Michael Mehl fur den Kern der Implementierung der
Programmiersprache Oz verantwortlich. Seit 1991 wird Oz am DFKI entwickelt,
das Strukturen aus logischer, funktionaler und objektorientierter Programmierung
in sich vereint. Entsprechend der Weiterentwicklung von Oz wurden drei Systeme
fertiggestellt [0z95, 0z97, M0z98]. Diese Arbeit befaldt sich mit wesentlichen Er-
gebnissen, die bei Design, Implementierung und Evaluierung einer virtuellen Ma-
schine fur diese Systeme gewonnen wurden. Wir konzentrieren uns auf Teilaspekte
der Implementierung von Oz, indem wir auf eine idealisierte Teilsprache von Oz,
die wir mit ,,L“ bezeichnen, zurlickgreifen. Bei Gesichtspunkten von Oz, die in L
nicht beruicksichtigt wurden, handelt es sich um orthogonale Erweiterungen von L;
sie werden in eigenen Arbeiten ausfuhrlich beleuchtet.

Wir wollen den Leser nicht unnétig mit dem Erlernen von Syntax und Semantik ei-
ner neuen Sprache belasten. Wir fihren L daher so ein, indem wir L als Erweiterung
einer Teilsprache von SML definieren. Dadurch kann sich der Leser auf die Unter-
schiede von L gegeniber SML konzentrieren: logische Variablen, Threads, Synchro-
nisation und dynamische Typisierung.

Die dynamische Semantik von L erkldaren wir informell am Modell eines Graphen.
Dieses Modell setzt auf einem niedrigeren Abstraktionsniveau an als die Sprachde-
finitionen von Oz, die die Sprache (ber das Constraintmodell definieren. Das Gra-
phenmodell bietet zwei wesentliche Vorteile: zum einen stellt es einen klaren Aus-
gangspunkt dar, auf dessen Basis sich eine effiziente Implementierung der Sprache
realisieren 1aRt und gibt daher zum anderen auch ein gutes Kostenmodell.

Aus dem Graphenmodell entwickeln wir dann das Modell einer virtuellen Maschine
fur L. Unsere virtuelle Maschine ist sequentiell; das heif3t, dal die Implementie-
rung der Maschine mit einem Thread die multiplen Threads von L realisiert. Wir
gehen schrittweise in unterschiedlichen Abstraktionsstufen vor. Wir beschreiben zu-
néchst ein einfaches Grundmodell, das die wichtigsten Ideen zur Realisierung von
logischen Variablen, Threads, Suspension und Synchronisation wiedergibt. Insbe-
sondere stellen wir ein flexibles Format zur Darstellung von Maschinenprogrammen
vor, das auch den Erfordernissen fiir Persistenz und Verteilung gerecht wird.

Aufbauend auf dem noch einfachen Grundmodell gehen wir auf wichtige Opti-
mierungen dieses Modells ein und beschreiben Techniken wie zum Beispiel zur
Code-Spezialisierung und -Instantiierung, zur Optimierung der Unifikation, zur ef-
fizienten Behandlung von Konstruktoren und Funktionen. Wir stellen insbesondere
eine effiziente Implementierung des Synchronisationskonstruktes von L vor, des-
sen Semantik ber logische Implikation definiert ist. Existierende Implementierun-
gen fur vergleichbare Konstrukte aus dem Bereich der nebenldufigen Constraint-
Programmierung waren entweder ineffizient oder schréankten deren Form und Ver-
wendung ad hoc ein.

In einem weiteren Verfeinerungsschritt gehen wir dann auf wichtige Aspekte der
Implementierung ein. Wir beschreiben Techniken zur effizienten Implementierung
von Emulatoren, zur Speicherverwaltung, zur Darstellung von Datenstrukturen, zu
effizienten Threads und zu nativen Funktionen.



Abschlieend evaluieren wir die Effektivitdt der vorgestellten Techniken. Wir ver-
gleichen Mozart, die Implementierung von Oz, mit den Implementierungen anderer
Sprachen. Unter den Emulatoren nimmt Mozart eine Spitzenstellung ein: es ist kom-
petitiv mit den schnellsten Emulatoren fiir statisch getypte Sprachen. Mozart ist in
der Regel etwa doppelt so schnell wie Sicstus Prolog und Erlang, Sprachen, die von
ihrem Charakter her (dynamische Typisierung, Nebenldufigkeit, logische Variablen)
eher dem von Oz ahneln als etwa die ML Dialekte. Im Vergleich zu nativen Systemen
liegt Mozart zwar bei arithmetischen Benchmarks um bis zu einer GréfRenordnung
zuriick. Bei den eigentlichen Einsatzgebieten von Oz wie symbolischen Berechnun-
gen schmilzt dieser Abstand auf einen Faktor von selten mehr als zwei oder drei. In
bestimmten Féllen kann Mozart hier sogar schneller sein. Insbesondere zeigt sich,
daB die Implementierung von Threads in Mozart besonders effizient und leichtge-
wichtig ist.

SchlieBlich untersuchen wir anhand von gréReren realen Applikationen das dynami-
sche Verhalten von typischen Oz-Programmen aus unterschiedlichen Anwendungs-
bereichen und erstellen Profile beispielsweise zur Struktur des Haldenspeichers, der
Verwendung von Funktionen, Unifikation und Threads. Diese Zahlen belegen die
Effektivitat der in dieser Arbeit vorgestellten Techniken in der Praxis, zeigen aber
auch Stellen auf, an denen noch Bedarf fur Verbesserungen besteht.



Extended Abstract

The author was leading together with Michael Mehl the implementation of the core
language of Oz. Since 1991 Oz is being developed at DFKI and integrates features
from logic, functional and object-oriented programming. Corresponding to the de-
velopment phases of Oz three systems have been released [0z95, 0z97, M0z98].
This thesis presents obtained during the design, implementation and evaluation of a
virtual machine for these systems. We concentrate on certain aspects of Oz by using
an idealized sublanguage of Oz, which we call “L”. Aspects of Oz, that are not co-
vered by L, are extensions orthogonal to L; they are discussed in detail in separate
publications.

We do not wish to burden the reader with the necessity to learn yet another program-
ming language. Therefore we present L as an extension of a sublanguage of SML,
so that the reader may concentrate on the differences between L and SML, namely
logic variables, threads, synchronization and dynamic typing.

We explain the dynamic semantics of L informally in terms of a graph model. The
graph model rests on a lower level of abstraction than the constraint model, the
language definition of Oz. The graph model offers two substantial advantages: it not
only gives a clear starting point for the efficient implementation of the language but
also provides a good cost model.

Starting from the graph model we develop incrementally a model of a virtual ma-
chine for L. Our virtual machine is sequential, which means that the implementation
of the machine implements in a single thread the multiple threads of L. We describe
the machine, by means of decreasing levels of abstraction. We first describe a simple
basic model showing the key ideas of the implementation of threads, logic variables.
suspension and synchronization. In particular we present a flexible machine code
format, which also fullfils the requirements for persistence and distribution.

Building on the simple basic model we then introduce important optimizations of
this model. We describe techniques for code specialization and instantiation, for the
optimization of unification, for the efficient handling of constructors and functions.
In particular we present an efficient implementation of the synchronization construct
of L, who’s semantics is defined via logical entailment. Existing implementations of
comparable constructs from the area of concurrent constraint programming langua-
ges were either inefficient or imposed ad hoc limitations on their structure and use.

In a further refinement, we then deal with important aspects of the implementation
of the machine model. We describe techniques for the efficient implementation of
emulators, the memory management, the representation of data structures, particu-
larly light-weight threads and native functions.

Finally we evaluate the effectiveness of the techniques presented. We compare Mo-
zart, the implementation of Oz, with implementations of other languages. Under the
emulators Mozart takes a leading place: it is competitive with the fastest emulators
for statically typed languages. Mozart is on average about twice as fast as Sicstus
Prolog and Erlang, both programming languages whose character (dynamic typing,
concurrency, logic variables) is closer to Oz than for instance the ML dialects. Com-
pared with native code systems Mozart is up to one order of magnitude slower for



arithmetic benchmarks; for the primary application areas like symbolic computati-
ons this distance melts down to a factor rarely more than two or three; in certain
cases Mozart can be even faster. Above all the implementation of threads in Mozart
turns out be very efficient and light weight.

Finally we examine the dynamic behavior of typical Oz programs using real life
applications and create profiles for the structure of the memory usage, the use of
functions, unification and threads for example. These numbers demonstrate the ef-
fectiveness of the techniques presented in this thesis in practice, however they also
show that in certain places there is still the need for improvements.
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Kapitel 1

Einleitung

Diese Arbeit beschreibt Design, Implementierung und Evaluierung einer virtuellen Maschine fiir
den Kern der Programmiersprache Oz. Wir konzentrieren uns auf Teilaspekte der Implementie-
rung, indem wir auf eine idealisierte Teilsprache von Oz zurtickgreifen. Wichtige Charakteristika
dieser Teilsprache sind: logische Variablen, Threads, Synchronisation und dynamische Typisie-
rung.

Seit 1991 wird Oz am DFKI unter Leitung von Gert Smolka entwickelt. Der Autor war zusam-
men mit Michael Mehl fur den Kern der Implementierung von Oz verantwortlich. Oz vereint
Strukturen aus logischer, funktionaler und objektorientierter Programmierung in sich. Im Fokus
stand von Anfang an die Entwicklung einer Implementierung der Sprache, deren Anwendungs-
tauglichkeit Uber die eines Forschungsprototypen hinaus gehen sollte. Es wurde darauf Wert
gelegt, ein System zu entwickeln, das auch den Anforderungen gewachsen war, die die Realisie-
rung ernsthafter Anwendungen aus der wirklichen Welt stellt. So diente Oz dann spéter auch als
Implementierungssprache fiir eine ganze Reihe von Projekten (z.B. [KFM94, AFH95, HW96,
KFP95, HLZ96, Wal96, SS96, CH96, SW98]). Dadurch konnten der Wert und die Praktikabilitét
neuer Ideen zum Design der Sprache an der existierenden Implementierung und deren Applika-
tionen Uberprift und gegebenenfalls modifiziert oder verworfen werden.

Die Arbeiten an der Implementierung von Oz mindeten 1995 in der offiziellen Freigabe des
Systems, das DFKI Oz genannt wurde, zundchst in der Version 1.0 [0z95] und spéter dann 2.0
[0z97]. Damit waren die Arbeiten an Oz aber keineswegs abgeschlossen: zur Zeit steht die Frei-
gabe des Nachfolgesystems von DFKI Oz kurz bevor, das den Namen Mozart tragt [M0z98]. Mo-
zart ist eine Weiterentwicklung von DFKI Oz, an der nun auch das Swedish Institute of Computer
Science (SICS) und die Université catholique de Louvain in Belgien mitwirken. Die Anderungen
in Mozart gegenuber DFKI Oz bestehen in einer Vielzahl von Neuerungen und Erweiterungen.
So zum Beispiel einer volligen Neuimplementierung des Compilers, eines Modulsystems mit
getrennter Ubersetzung und dynamischem Binden und vor allem einer Erweiterung der Sprache
um die Moglichkeit zur verteilten Programmierung [VHB 197, HVS97, HVBS98], um nur die
wichtigsten zu nennen.

Wir kénnen in dieser Arbeit nicht auf alle Aspekte der Implementierung der vollen Sprache Oz
eingehen. Wir konzentrieren uns daher auf eine interessante, nicht-triviale, idealisierte Teilspra-
che von Oz, die wir im folgenden als L bezeichnen werden. Wichtige Aspekte von Oz, die wir
in L ausgeblendet haben, werden in eigenen Arbeiten ausfuihrlich beleuchtet: objektorientier-
te Programmierung [Hen97], Records [Meh99, RMS96], lokale Berechnungsrdume und Suche
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[Sch99, MSS95] und Constraints (ber endlichen Bereichen [W(ir98] sind orthogonale Erweite-
rungen von L.

Wir werden eine effiziente Implementierung von L beschreiben, die uneingeschrankt auf volles
Oz Ubertragbar ist. Das heif3t, wir werden keine speziellen Optimierungen diskutieren, die nur fur
L gultig sind. Wir konzentrieren uns auf die Beschreibung einer virtuellen Maschine fir L; die
Funktionsweise des Compilers ergibt sich dann in der Regel direkt aus dieser. Wir beschaftigen
uns insbesondere auch nicht mit der Vorstellung fortgeschrittener Compilationstechniken; diese
stehen auch in Mozart erst am Anfang ihrer Entwicklung.

Wir wollen den Leser nicht mit dem Erlernen einer neuen Sprache samt deren Syntax belasten.
Fir L verwenden wir daher die Syntax von SML [MTHMO97] mit geringfugigen Variationen.
Insbesondere entsprechen die Konstrukte, die wir in L aus SML tbernommen haben (z.B. Re-
ferenzen, Tupel, hohere Funktionen), auch semantisch einander. Das erlaubt dem Leser einen
schnellen Einstieg, indem er sich auf die Unterschiede der beiden Sprachen konzentrieren kann.
Die wichtigsten Erweiterungen von L gegenuber SML sind: logische Variablen, Threads und
Synchronisation.

1.1 Logische Variablen

Logische Variablen erlauben die Darstellung von unvollstdndiger Information im Speicher, ndm-
lich die explizite Reprasentation der Tatsache, dal® der Wert einer Variablen noch unbestimmt
ist.

Durch den Einsatz von logischen Variablen wird eine natlirliche Integration des nebenléufigen
Programmierparadigmas ermdglicht [Sar93]. Daneben erlauben logische Variablen eine Reihe
von eleganten und zugleich effizienten Programmiertechniken, wie zum Beispiel das Arbeiten
mit Differenzlisten [O’K90]. Weiter kdnnen durch logische Variablen zustandsfreie zyklische
Datenstrukturen erzeugt werden. Schlie8lich werden wir sehen, da sich viele Funktionen zur
Topdown-Konstruktion von Datenstrukturen (wichtige Beispiele sind etwa append und map) end-
rekursiv und damit effizienter unter Verwendung logischer Variablen formulieren lassen, was in
einer rein funktionalen Sprache nicht direkt mdglich ist.

Dar(iber hinaus bilden logischen Variablen die zentrale Datenstruktur zur Lésung von Such-
problemen, wie beispielsweise im Bereich des Constraint Logischen Programmierens (CLP)
[DVS*88, CKC83]. Auf diesen Aspekt werden wir in dieser Arbeit aber nicht eingehen und
verweisen im Zusammenhang mit Oz auf [Sch99] und [W(r98].

Ein Ziel dieser Arbeit ist es, aufzuzeigen, daf3 sich logische Variablen in einer virtuellen Maschine
mit keinen oder nur sehr geringen Kosten fiir Speicherplatz und Laufzeit realisieren lassen.

1.2 Threads

Simula [DMNG67] erlaubte als erste Programmiersprache mit Coroutining eine einfache Form
nebenldufiger Berechnung. Mittlerweile verfligt fast jede neuere Programmiersprache ber ent-
sprechende Konstrukte oder Erweiterungen [AVWW96, GJS97, Nie97]. Dabei kommt es aber
weniger auf die Moglichkeit an, mehrere Berechnungsfaden (Threads) abspalten zu konnen, viel
wichtiger sind die Primitive, die eine mdglichst einfache Kommunikation und Synchronisation
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der Threads untereinander erlauben. Hier bietet die Verwendung logischer Variablen ein ein-
faches, transparentes (weil implizites) und zugleich méachtiges Mittel zur Synchronisation von
Threads: ein Thread, der beispielsweise eine Addition x + y ausfihren will, hélt einfach an,
wenn etwa x noch auf eine logische Variable verweist. Sobald nun ein anderer Thread z an eine
Zahl bindet, kann der erste Thread seine Arbeit wieder aufnehmen.

Wir trennen den Begriff Nebenldufigkeit klar von dem Begriff Parallelitat ab. Unter Parallelitat
verstehen wir einen Implementierungaspekt, bei dem ein Programm zeitgleich auf verschiedenen
Ausfihrungseinheiten abgearbeitet wird. Somit sind die Begriffe Nebenldufigkeit und Parallelitat
weitgehend unabhéngig voneinander, da auch sequentielle Sprachen parallel ausgefiihrt werden
kénnen, wie auch nebenldufige Sprachen nicht unbedingt zum Zwecke der parallelen Ausfih-
rung entworfen worden sein mussen (was auch fir Oz gilt, obgleich auch an einer parallelen
Implementierung von Oz gearbeitet wird [Pop97]). In dieser Arbeit werden wir uns auf die Be-
schreibung einer sequentiellen Implementierung von Oz beschranken.

1.3 Synchronisation

Eine einfache Form der Synchronisation haben wir im vorangehenden Abschnitt am Beispiel
einer Addition angesprochen. Wesentlich komplexere Formen der Synchronisation erlaubt in L
die Verwendung eines Ausdrucks der Form

case 1 of
P11 => el
| p2 => e

| pn => ey

Anders als in SML durfen in L in den Wéchtern (engl. guards) p; freie Variablen auch mehrfach
vorkommen. Die Semantik ist (ber logische Implikation (Subsumption) definiert, was eine be-
sondere Schwierigkeit fur die Implementierung darstellt: es gilt zu entscheiden, ob der Speicher
die Gleichung 3y (z = p;) impliziert, wobei 7 die freien Variablen von p; sind. Die Schwie-
rigkeit liegt hier zum einen in der korrekten Behandlung des Existenzquantors, zum anderen
in der Tatsache, daB freie Variablen mehrfach in p; vorkommen dirfen. Darlber hinaus kann
das Erfulltsein der Bedingung nicht immer sofort entschieden werden: wenn die Information im
Speicher dazu noch nicht ausreichend ist, muf® die Auswertung des Konstruktes zuriickgestellt
und zum richtigen Zeitpunkt wieder aufgenommen werden.

Das Konstrukt geht zurlick auf die Familie der committed-choice Sprachen [Mah87] und das ne-
benléufige Constraint-Programmieren (CCP) [Sar93]. Vertreter dieser Sprachen [Ued85, Sha87,
UC90, Con89] und deren Implementierungen waren aber entweder ineffizient oder schrénkten
die Art und Verwendung von Wéchtern unter Verletzung der Semantik ad hoc ein (z.B. read-only
Variablen, modes).

Wir werden in dieser Arbeit eine korrekte und zugleich effiziente Implementierung von flachen
Waéchtern mit Subsumptions-Semantik vorstellen.
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1.4 Schnelle Emulatoren

Die etablierte Technik zur Implementierung von Programmiersprachen besteht im Entwurf einer
virtuellen Maschine [WMZ97]. Im Gegensatz zu einer realen Maschine handelt es sich dabei um
die idealisierte Darstellung einer Architektur, die keine real existierende Hardware beschreibt.
Um den Code einer virtuellen Maschine auf einer realen Zielplattform zur Ausfilhrung zu brin-
gen, gibt es verschieden Mdglichkeiten: man kann beispielsweise in einem zusatzlichen Uberset-
zungsschritt realen Maschinen- oder Assemblercode fur die Zielplattform erzeugen. Man kann
aber auch den virtuellen Maschinencode in eine andere maschinennéhere Hochsprache (zum
Beispiel C) Ubersetzen. SchlieBlich gibt es noch die Mdglichkeit, den virtuellen Maschinenco-
de durch Implementierung eines Interpreters zur Ausfiihrung zu bringen. Bei den ersten beiden
Madglichkeiten spricht man im allgemeinen von der Erzeugung von nativem Code. Dagegen be-
zeichnet man einen Interpreter auch als Emulator, eine Technik, die wir auch bei der Implemen-
tierung von DFKI Oz und Mozart verwandt haben.

Der wesentliche Vorteil eines Emulators besteht in seiner hohen Portabilitat. So bendtigt nach
unseren Erfahrungen die Portierung des gesamtem Mozart Systems auf eine neue UNIX Platt-
form in der Regel nur wenige Stunden. Auch die Portierung nach MS Windows unterstrich die
Plattformunabhéngigkeit der Implementierung des Emulatorkerns und der damit verbundenen
Datenstrukturen. Diejenigen Teile, die hier umfangreichere Anpassungen mit sich zogen (wie
Signalbehandlung, Ein-/Ausgabe oder Interprozesskommunikation), waren dagegen davon un-
abhangig.

Eng damit verbunden liegt ein weiterer Vorteil eines Emulators in der Flexibilitat und der Offen-
heit fur Experimente, mit der man auf die Anforderungen einer in der Entwicklung befindlichen
Programmiersprache reagieren kann. Oz ware sicher nicht da, wo es heute ist, hatte man gleich
auf eine andere Implementierungstechnik zurtickgegriffen.

Ein wichtiger Faktor fir die Akzeptanz durch die Benutzer ist die Performanz eines Systems.
Um bestehen zu kdnnen, darf weder dessen Speicherverbrauch noch vor allem dessen Laufzeit-
verhalten deutlich hinter vergleichbaren Systemen zurlickfallen. Dagegen nimmt der Benutzer
gewisse PerformanzeinbufRen in Kauf, wenn er zum Ausgleich mit einer gréfReren Expressivitat
der Sprache belohnt wird. Zu Projektbeginn schien unter Berlicksichtigung der Ausdruckskraft
des ersten Sprachdesigns und der Performanz von bereits existierenden vergleichbaren Systemen
ein Fernziel zwar ambitioniert aber nicht unrealistisch: Oz sollte bis auf einen Faktor von zwei
bis drei an die Performanz von effizienten Prolog Implementierungen wie Sicstus oder Quintus
Prolog herankommen (Prolog wurde als Malstab herangezogen, da Oz in der Anfangsphase noch
stark vom logischen Programmieren beeinflu3t war).

Emulatoren stehen im allgemeinen in dem Ruf, eine nur méRige Ausflihrungsgeschwindigkeit
von Programmen zu erlauben. So fallen diese in der Regel bei Anwendungen, bei denen nume-
rische Berechnungen dominieren, um eine Gréenordnung hinter Systemen zuriick, die nativen
Code erzeugen. Fir solche Anwendungen wurde Oz aber nicht entworfen. Wir werden in dieser
Arbeit sehen, dal3 die Unterschiede fur die eigentlichen Anwendungsgebiete von Oz, bei de-
nen symbolische Berechnungen im Vordergrund stehen, deutlich geringer ausfallen. So werden
wir unter anderem Techniken zur Konstruktion hoch-performanter Emulatoren vorstellen, die in
dieser Disziplin in der Regel auf einen Faktor von zwei bis drei an sehr gute native Systeme
herankommen und in bestimmten Fallen sogar leicht besser sein kénnen.

Im Vergleich mit anderen Emulatoren nimmt Mozart eine Spitzenstellung ein. Wir werden sehen,
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daBR Mozart kompetitiv ist mit den schnellsten Emulatoren fiir statisch getypte Sprachen. Mozart
ist in der Regel etwa doppelt so schnell wie Sicstus Prolog und Erlang, Sprachen, die von ihrem
Charakter her (dynamische Typisierung, Nebenldufigkeit, logische Variablen) eher dem von Oz
entsprechen als etwa die ML Dialekte. Somit haben wir unser urspriingliches Ziel sogar deutlich
Ubertroffen.

Dennoch ist die Implementierung von Oz nicht kompromiBlos auf héchste Performanz ausge-
richtet. Eines der wichtigsten Kriterien fiir die Implementierung war stets die Auslegung auf den
praktischen Einsatz. Demzufolge muBten hdufig Kompromisse eingegangen werden. Das heif3t
Effizienz muBte vielfach hinter andere Aspekte zuriicktreten, wie beispielsweise Wartbarkeit des
Systems, Offenheit fir neue Ideen, GroRe des erzeugten Codes, Laufzeit des Compilers oder
Speicherplatzverbrauch. Zudem umfafit der Sprachumfang von Oz viele Aspekte aus den unter-
schiedlichsten Programmierparadigmen und viele vordefinierte Datentypen, was Optimierungen
erschwert. So kann einerseits die gleichzeitige Optimierung aller Aspekte schnell die Komplexi-
tat der Implementierung derart erhéhen, daB diese nicht mehr beherrschbar wird. Zum anderen ist
die Optimierung eines Aspektes oft nur mit einer Verschlechterung an anderer Stelle erreichbar.

1.5 Beitrage

Wir stellen in dieser Arbeit eine informelle Beschreibung eines Graphenmodells vor, das zur
Definition der dynamischen Semantik von L dient. Das Graphenmodell setzt auf einem niedri-
geren Abstraktionsniveau an als die Sprachdefinitionen The Oz Programming Model [Smo95b]
oder The Definition of Kernel Oz [Smo95a], die die Sprache Uber das Constraintmodell defi-
nieren. Das Graphenmodell bietet zwei wesentliche Vorteile: zum einen stellt es einen klaren
Ausgangspunkt dar, auf dessen Basis sich eine effiziente Implementierung der Sprache realisie-
ren 1aRt. Daher gibt es zum anderen auch erstmals ein Kostenmodell in Platz und Zeit fur Oz, das
Aussagen sowohl Uber Speicher- als auch Laufzeitverhalten von Programmen erlaubt.

Wir stellen eine effiziente Implementierung der Synchronisation mittels case vor. Existieren-
de Implementierungen vergleichbarer Konstrukte sind entweder ineffizient oder schranken die
Art und Verwendung von Wéchtern ad hoc ein. Wir zeigen zudem, dal? sich in vielen praktisch
relevanten Fallen die Wachter eines Case genauso effizient Ubersetzen lassen, wie dies etwa in
funktionalen Sprachen geschehen kann.

Wir stellen eine Implementierung fur besonders leichtgewichtige Threads vor: die Kosten fir
die Erzeugung eines Threads liegen mehr als eine GréRenordnung unter den Kosten fir die glei-
che Operation in Java. Die Existenz von Threads bedeutet keine Beeintrachtigung der Performanz
von sequentiellen Programmen. Im Zusammenhang mit Threads beschreiben wir eine flexible
Nonstandard-Darstellung des Kellers eines Threads, die von den géngigen Implementierungs-
techniken deutlich abweicht: dies erlaubt die flexible Darstellung beliebiger heterogener Infor-
mation auf dem Keller, ohne nennenswerte Einbuen mit sich zu bringen.

Die Arbeit liefert Beitrdge zur effizienten Implementierung von Programmiersprachen in den
Bereichen logische, funktionale, nebenldufige und Constraint-Programmierung. Wir belegen in
dieser Arbeit, daB die existierende Implementierung Mozart kompetitiv mit den besten Emula-
toren fur statisch getypte funktionale Sprachen (z.B. OCAML) ist.

Wir stellen eine Implementierungstechnik, die dynamische Codespezialisierung, vor. Diese
Technik erlaubt es unter anderem, einige der Nachteile (aus Implementierungssicht) von dyna-
misch getypten Sprachen gegeniiber statisch getypten Sprachen wett zu machen. Sie beruht auf
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der Tatsache, daR sich die Werte globaler Variablen dynamisch nach Konstruktion nicht mehr
andern kénnen. Davon ausgehend werden dann dynamisch zur Laufzeit Optimierungen am Ma-
schinencode vorgenommen.

Eine Anwendung der dynamischen Codespezialisierung ist die effiziente Implementierung von
héheren Funktionen in einer dynamisch getypten Sprache. Der Einsatz der Technik erlaubt es
beispielsweise, viele Funktionsaufrufe zu optimieren: dadurch brauchen dann zur Laufzeit keine
Dereferenzierungsschritte, Typ- und Konsistenztests mehr durchgefiihrt zu werden. Weiter kann
die GroRe von Funktionsabschliissen deutlich reduziert werden: da Referenzen auf viele globale
Bezeichner direkt durch Referenzen im Code aufgeldst werden, missen diese nicht mehr in die
dynamisch erzeugten Funktionsabschliisse aufgenommen werden. Das Vorgehen ist besonders
effektiv, da beispielsweise bei den meisten Funktionaufrufen die Funktion ber einen globalen
Bezeichner angesprochen wird.

Eine weitere Anwendung der dynamischen Codespezialisierung ist die effiziente Implementie-
rung von Namen: Namen sind ein zentrales Sprachmittel von Oz zum dedizierten Verbergen
und Sichtbarmachen von Informationen (z.B fiir private Methoden und Attribute von Objekten).
Das geschieht dadurch, da Namen nur indirekt iber Variablen referiert werden kénnen. In einer
dynamisch getypten Sprache gehen dadurch allerdings im allgemeinen alle Optimierungsmag-
lichkeiten verloren. Durch Codespezialisierung kann dies in der Praxis in fast allen Féllen wieder
wett gemacht werden, so dafl Namen hier genauso effizient gehandhabt werden kénnen, wie an-
deren Konstanten (z.B. Zahlen oder Atome) auch.

Wir beschreiben eine Technik zur effizienten Implementierung von Funktoren. Funktoren sind
Funktionen, die Module erzeugen. Eingabeparameter dieser Funktionen sind diejenigen Module,
die vom zu erzeugenden Modul verwandt werden. Diese Konstruktion fiuhrt allerdings dazu,
daB der Compiler deutlich weniger modul-interne und -externe Optimierungen vornehmen kann.
Wir zeigen daher, da man durch Kopieren des Codes des Rumpfes eines Funktors bei jeder
Applikation des Funktors dieses Manko wieder ausgleichen kann: der Code jeder Kopie kann
wieder in Abhangigkeit von den Werten der Eingabeparameter, globaler und lokaler Variablen
optimiert werden.

Wir stellen ein flexibles Format zur Darstellung von Maschinenprogrammen vor. Anhand
dieses Formats laRt sich einfach die Vorgehensweise zur Realisierung einer interaktiven Ent-
wicklungsumgebung und zum Export und Import von Bezeichnern in einem separat tbersetzten
Modul erklaren. Wir zeigen weiter, dafl dieses Format leistungsfahig und leicht erweiterbar ist,
so daB damit die Erfordernisse fur Persistenz und Verteilung realisiert werden kénnen.

Die Gesamtperformanz eines Systems hangt auch von vielen Details auf unterer Implementie-
rungsebene ab. Wir stellen in dieser Arbeit eine Reihe solcher Implementierungstechniken vor.
Diese sind zum Teil neu, zum Teil haben wir auch Techniken zusammengetragen, die zwar nicht
neu, aber dennoch nach unseren Erfahrungen nur wenig bekannt sind, so daf sich jeder Im-
plementeur diese wieder aufs neue selbst erschlieBen mufB. Dabei handelt es sich einerseits um
Techniken, die speziell zur Implementierung hoch performanter Emulatoren benétigt werden.
Wir werden aber auch allgemein einsetzbare Verfahren vorstellen, wie zum Beispiel ein ausge-
feiltes Schema zur Darstellung von markierten Referenzen oder eine einfache aber dennoch in
der Praxis wirkungsvolle und effiziente Freispeicherverwaltung.

Die Arbeit wird angereichert von Zahlenmaterial aus realen Anwendungen. Diese Zahlen ge-
ben Aufschlu3 Uber das dynamische Verhalten von grofRen Applikationen, wie zum Beispiel den
Anteil verschiedener Datenstrukturen am Speicherverbrauch, die Art und Lange von Referenz-
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ketten oder die Verwendung von Unifikation und Threads. Aufgrund dieser Zahlen kann man
dann beispielsweise erkennen, welche Optimierungen besonders wirkungsvoll und welche we-
niger erfolgversprechend sind; auch Schwachpunkte der aktuellen Implementierung lassen sich
dadurch bestimmen.

1.6 Gliederung der Arbeit

Um der Fulle des Materials Herr zu werden, nehmen wir eine Strukturierung in unterschiedliche
Abstraktionsebenen vor und verzichten dem Charakter einer praktischen Arbeit entsprechend
auf eine streng formale Darstellung. Wir konzentrieren uns vielmehr darauf, Ideen und Prinzi-
pien informell zu vermitteln. So verzichten wir beispielsweise sowohl auf die Formulierung von
Theoremen einerseits als auch auf die detaillierte Darstellung der Instruktionen der virtuellen
Maschine etwa durch Verwendung von C-Code andererseits. Dennoch sollte es auch dem we-
niger erfahrenen Leser mdoglich sein, anhand dieser Arbeit eine Implementierung von L selbst
nachzuvollziehen.

Die Arbeit besteht aus vier Teilen: Sprachbeschreibung, virtuelle Maschine, Implementierung
und Evaluierung. Wir nehmen dadurch eine Strukturierung in unterschiedlichen Abstraktions-
stufen vor, die wir auch innerhalb der einzelnen Teile weiter fortfiihren. So kénnen wir wichtige
Ideen jeweils auf einem mdglichst hohem Abstraktionsniveau vermitteln. Zudem erlaubt dies ein
selektives Lesen: dem Leser der nur an den wesentlichen Konstruktionsprinzipien der Maschi-
ne aus abstrakter Sicht gelegen ist, reicht ein Lesen der ersten beiden Teile, die zudem keine
tiefergehenden Kenntnisse der Materie voraussetzen. Dagegen kann derjenige der sich auch fir
Aspekte der Implementierung interessiert, entsprechend weiter vordringen. Am Ende jedes Ka-
pitels geben wir jeweils kurze, stichpunktartige Zusammenfassungen an.

In Teil I flhren wir die Sprache L ein. Kapitel 2 definiert die Sprache informell anhand des
Graphenmodells und gibt im zweiten Teil des Kapitels eine Reihe von Beispielen, die die Ver-
wendung der Konstrukte der Sprache verdeutlichen.

Teil 11 beschreibt das Design einer virtuellen Maschine fir L. In Kapitel 3 geben wir zunédchst
ein einfaches idealisiertes Modell der Maschine an. AnschlieBend gehen wir in Kapitel 4 genauer
auf mogliche Optimierungen der Maschine ein. In Kapitel 5 besprechen wir das fiir und wider
verschiedener Designentscheidungen und diskutieren alternative Méglichkeiten.

Im dritten Teil der Arbeit gehen wir auf die Implementierung des Modells aus Teil Il ein. Wir
beginnen mit einer Beschreibung des Emulators in Kapitel 6 und gehen in Kapitel 7 auf das Spei-
chermanagement und die Darstellung von Datenstrukturen im Speicher ein. In Kapitel 8 gehen
wir auf Verfeinerungen bei der Implementierung von Threads gegenlber dem Modell aus Teil 11
ein. Kapitel 9 zeigt, wie Funktionen aus anderen maschinenndheren Sprachen in L transparent
verflighar gemacht werden kénnen, was auch die Mdglichkeit der Suspension einschlief3t.

Im letzten Teil der Arbeit vergleichen wir in Kapitel 10 Mozart mit anderen Systemen anhand
verschiedener géngiger Benchmarks und untersuchen das dynamische Verhalten gréRerer Oz
Applikationen. In Kapitel 11 schlieRlich ziehen wir Vergleiche mit verwandten Arbeiten.
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Kapitel 2

Die Sprache L

In diesem Kapitel werden wir die Sprache L einfuhren und eine informelle Beschreibung der dy-
namischen Semantik von L angeben. Bei L handelt es sich um eine echte Teilsprache von Oz, mit
einer einzigen Ausnahme: die Sprachdefinition von L enthalt echte Funktionen, wéhrend Oz le-
diglich relationale Prozeduren anbietet. Diese Erweiterung hat aber keinen wesentlichen Einfluf3
auf die Sprachdefinition und bedingt nur minimale Anderungen aus Sicht der Implementierung,
so daf prinzipiell das sogenannte Constraintmodell aus [Smo95b, Smo95a] direkt Ubertragen
werden kann. Wegen seines mathematisch abstrakten Charakters hat dieses Modell den Vorteil,
daB sich damit die Semantik der Sprache exakt und kompakt beschreiben l1akt. Aus praktischer
Sicht jedoch gibt dieses Modell kaum Anhaltspunkte fir eine Implementierung der Sprache, die
den Kern dieser Arbeit bildet: so wird beispielsweise bei jeder Applikation einer Prozedur eine
vollstandige Kopie des Rumpfes der Prozedur angefertigt. Eine direkte Umsetzung dieses Mo-
dells ist daher aus praktischer Sicht nicht geboten.

Fur den Benutzer einer Programmiersprache ist es auch nicht ausreichend, nur zu wissen, da
die Implementierung die semantischen Vorgaben einhélt. Vielmehr muf es dem Anwender auch
mdoglich sein, ein Performanzmodell seiner Programme entwickeln zu kénnen: so sollte das Be-
rechnungsmodell genaue Aussagen sowohl tber den Speicherverbrauch als auch tber die Lauf-
zeit eines Programmes erlauben. Wir werden daher zunéchst in diesem Kapitel das Graphenmo-
dell von L einfuhren. Dieses werden wir dann im folgenden Kapitel 3 schlieBlich noch einmal
weiter zum Maschinenmodell detailieren, das dann schon sehr dicht auf der konkreten Imple-
mentierung von Mozart aufsetzt.

Wir werden uns an dieser Stelle auf eine mdglichst kompakte und eher informelle Darstel-
lung beschranken, die auf die Erfordernisse der Beschreibung der Implementierung ausgerichtet
ist, die Gegenstand dieser Arbeit ist. Den interessierten Leser verweisen wir auf die Arbeiten
[Smo95a] und [Smo95b], die eine Definition von Oz 1 anhand des Constraintmodells geben und
auf [Smo98], das eine formalere Darstellung aus Sicht der funktionalen Welt gibt.

Wir beginnen das Kapitel mit den Abschnitten 2.1 und 2.2 mit einem Uberblick tiber L. Wir
beschreiben L, indem wir zundchst eine Teilsprache namens L— betrachten. In den Abschnitten
2.4 bis 2.9 geben wir eine informelle Beschreibung der Semantik von L-. Danach betrachten
wir dann die Erweiterungen die von L- nach L fiihren: in Abschnitt 2.10 gehen wir auf die
Integration logischer Variablen in L ein und beschreiben in Abschnitt 2.11 Nebenldufigkeit in L
durch die Einflihrung von Threads. Wir schlieBen das Kapitel ab, indem wir in Abschnitt 2.13
anhand verschiedener Beispiele die Verwendung interessanter Konstrukte der Sprache (logische

11
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Abbildung 2.1 Die Sprache L

e n= Variable
| n Ganze Zahl
| funezp Funktion
|  eoler,--.,en) Applikation
| caseeof mrule; | ... | mrule, Case
| letdineend Deklaration
funexp == fn(z1,...,2,)=>e€ Funktion
d = valzx=ce Variablendeklaration
| conz Konstruktordeklaration
|  recz = funexp rekursive Funktion
mrule == p=>e Match
P t= z|n
| z(p1,---,pn) Tupel

Variablen, Threads, Konstruktoren) verdeutlichen.

2.1 Uberblick tber die Sprache L

Wie eingangs erwahnt, verwenden wir die Sprache L als Vehikel zur Beschreibung wichtiger
Aspekte der Implementierung von Oz. Wir wollen den Leser mdglichst wenig mit dem Erlernen
einer neuen Sprache samt deren Syntax belasten. Zur Definition von L verwenden wir daher Kon-
strukte aus der Syntax von SML [MTHM97] mit geringfligigen Variationen, die auch semantisch
einander entsprechen (vgl. Abbildung 2.1). Wir setzen daher Grund-Kenntnisse zu SML voraus
und erlauben dem Leser dadurch einen schnellen Einstieg, indem er sich auf die Unterschiede
der beiden Sprachen konzentrieren kann. Wir ziehen SML gegenliber Scheme vor, da SML die
reicheren Datenstrukturen bietet und Zellen explizit herausfaktorisiert.

Erweiterungen gegeniiber SML werden in L Uber Operationen (vgl. Abbildung 2.2) eingefiihrt.
Das sind vordefinierte Funktionen, auf deren Bedeutung wir erst spater eingehen werden.

Wir geben an dieser Stelle bereits einen Uberblick Gber L, indem wir kurz die wichtigsten Un-
terschiede und Gemeinsamkeiten zu SML benennen:

e L erlaubt die Verwendung logischer Variablen.

e L ist nebenlaufig.

e Das case-Konstrukt von L ist ausdrucksstarker als das gleiche Konstrukt in SML: seine
Semantik ist ber logische Implikation definiert; zudem sind in L nicht-lineare Patterns
erlaubt.
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Abbildung 2.2 Operationen von L (1var, unify und spawn nur in L nicht in L-)

+,-,%,/ : int * int -> int
< : int * int -> bool
ref :a —> « ref
exchange: o ref * o -> «

lvar : unit -> «
unify T ok ¢ -> unit
spawn : (unit -> @) -> unit

L ist dynamisch getypt.

L Gbernimmt einen Teil der Datenstrukturen aus SML: ganze Zahlen, Zellen (die in SML
als Referenzen bezeichnet werden), hohere Funktionen und Tupel.

L erlaubt im Gegensatz zu SML die Konstruktion zyklischer Tupel (rationale B&ume).

Wahrend SML nur einstellige Funktionen kennt, erlaubt L die direkte Definition mehrstel-
liger Funktionen.

2.2 Notation

Um die Formulierung von Beispielprogrammen zu erleichtern, definieren wir in Abbildung 2.3
verschiedene abgeleitete Formen. Dabei handelt es sich lediglich um syntaktischen Zucker, deren
Semantik Uber die in Abbildung 2.3 angegebenen aquivalenten Formen definiert ist.

Variablen schreiben wir wie in [MTHM97] festgelegt, verwenden also eine Folge von Buchstaben
und Ziffern oder eine Folge von Sonderzeichen. Beispiele fur Variablennamen sind also etwa:

Abbildung 2.3 Abgeleitete Formen

Abgeleitete Form Aquivalente Form
e1 ; e let £ = ¢1 in ey end
let di;...;d, inecend let d; in ...let d,, in e end end
fun z(y1,...,Yn) = €1;€2 | let Tecx = £n (y1,...,Y,) => €1 iney end
Lei,e9,...,6e,] er::€g,...::€ep::nil
thread e let z=1var() in spawn(fn()=>unify(x,e)); z end
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x y25 aux Aux append MakeList +$$::00

Um Variablen, die auf Konstruktoren® verweisen, syntaktisch leicht von anderen Variablen un-
terscheiden zu kénnen und dadurch die Lesbarkeit von Programmen zu erhéhen, verwenden wir
eine Schreibweise, die sich auch in SML eingebirgert hat [Pau96]: wir beginnen solche Variablen
mit einem GroRbuchstaben:

Tree Node Red Green

Wir werden im folgenden haufiger Listen verwenden, fiir die wir wie in SML den Listenkon-
struktor : : in Infixschreibweise verwenden, die leere Liste schreiben wir als nil. Wie aus Abbil-
dung 2.3 hervorgeht, verwenden wir als Abkirzung fur l&ngere Listen auch

[1,2,3,4] statt 1::2::3::4::nil.

und schreiben insbesondere die leere Liste auch als [].

Weiter verwenden wir true und false zur Darstellung der Booleschen Werte in L und schreiben
den Einheitskonstruktor als unit (an Stelle von () in SML).

Wir gehen also davon aus, dal3 ein auszuwertendes Programm e stets automatisch in

let con ::;
con nil;
con true;
con false;
con unit
in
e
end

eingeschlossen wird, wobei wir erst weiter unten auf die Semantik der Konstruktordeklaration
eingehen werden.

2.3 Die Sprachen L-und L

Wir werden die Sprache L im folgenden in zwei Schritten vorstellen, indem wir zunéchst die
Sprache L- beschreiben werden, und danach erst auf L eingehen. Bei L— handelt es sich um eine
Teilsprache von L mit den folgenden Einschrdnkungen gegeniiber L.:

e L—ist nicht nebenldufig.

e L—enthélt keine logischen Variablen.

e Die Konstruktion zyklischer Tupel ist in L— nicht méglich (wegen des Fehlens logischer
Variablen)

IWir werden erst weiter unten genauer definieren, was wir in L unter einem Konstruktor verstehen.
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e L— erlaubt nur lineare Pattern im Case.

Somit ist L— auch eine Teilsprache von SML (bis auf die in L- zur Konvenienz eingefiihrten
mehrstelligen Funktionen). Wir mussen daher die Bedeutung der einzelnen Sprachkonstrukte
von L- im folgenden nicht mehr im Detail motivieren, sondern kénnen uns auf die Beschreibung
des Graphenmodells konzentrieren, anhand dessen wir die dynamische Semantik der Sprache
informell beschreiben werden.

2.4 Der Speicher als Graph

Berechnung in L bedeutet Auswertung (oder Evaluierung) von Ausdriicken iber dem Speicher:

Der Speicher wird als endlicher Graph mit markierten Knoten und gerichteten, unmarkierten
Kanten dargestellt. Die Kanten, die von jedem Knoten wegflihren, sind geordnet, das heif3t, es
ist klar definiert, welcher Knoten der erste, zweite, usw. Sohn eines Knotens ist.? Der Graph
kann auch Zyklen enthalten: so werden wir weiter unten sehen, dall beispielsweise ein Knoten,
der zur Darstellung einer Funktion dient, auf sich selbst verweisen kann, wenn die Funktion sich
selbst rekursiv aufruft. Zudem werden wir sehen, dal in L gegeniiber L—auch Zyklen anderer Art
maglich sind: durch Einfiihrung logischer Variablen und anschliefendes Binden dieser Variablen
konnen zyklische Tupel erzeugt werden.

Bei der Auswertung von Ausdriicken werden diese durch neue ersetzt (vgl. Abschnitt 2.8) und
verandern in der Regel als Seiteneffekt den Inhalt des Speichers, worauf wir in Abschnitt 2.8
naher eingehen werden.

2.5 Werte und Knoten

Bei der Definition der Semantik von SML [MTHM97] und Oz [Smo95b, Smo95a] stehen Varia-
blen als Platzhalter fir mathematische Strukturen, die als Werte (engl. value) bezeichnet werden,
die wiederum das Universum bilden. In unserer informellen Beschreibung des Graphenmodells
stehen Variablen fur Knoten im Graphen ([Smo98] verwendet dafir den Begriff unit). Bei der
Abgrenzung der Begriffe Wert und Knoten sind zwei Punkte besonders zu beachten: zum einen
dienen die Knoten zur Représentation von Werten, allerdings kdnnen unterschiedliche Knoten
im Graphen den gleichen Wert beschreiben. Wir werden daher sehen, daR im Graphenmodell die
Gleichheit von Knoten nicht Uber deren Identitat definiert wird, vielmehr handelt es sich dabei
um eine strukturelle Definition der Gleichheit, so dall genau solche Knoten als gleich definiert

%Dies kann man natiirlich auch so auffassen, daB die Kanten ebenfalls markiert sind und zwar mit den Zahlen
1,2,...
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sind, die auch die gleichen Werte beschreiben. Der zweite Punkt bei der Abgrenzung der Begriffe
betrifft die Rolle der logischen Variablen, auf die wir beim Ubergang von L— zu L zuriickkommen
werden: bei einem Knoten im Graph kann es sich auch um eine logische Variable handeln. Damit
wird explizit gemacht, dal’ der Wert einer Variable noch unbestimmt ist. Im Constraintmodell fir
Oz entspricht das gerade der Situation, daB der Speicher zu einer Variable keine Information ent-
halt (vgl. [Smo95b]). In SML dagegen kann diese Situation nicht eintreten, da hier jede Variable
gleich bei ihrer Definition einen Wert erhélt.

Variablen stehen also fur Knoten im Graphen; wir werden im folgenden aber auch vom Wert einer
Variablen sprechen und meinen damit den Wert, den der entsprechende Knoten représentiert. Wie
bereits erwahnt sind die Knoten des Graphen markiert. Da L dynamisch getypt ist, geben die
Marken nicht nur Aufschlu3 Gber den Wert eines Knotens sondern auch Uber dessen Typ. Alle
Knoten sind daher mindestens mit dem Typ des Wertes markiert, der eventuell noch mit weiterer
Information versehen sein kann.

Im folgenden beschreiben wir die Knoten und die diesen entsprechenden Werte von L—- (vgl. auch
Abbildung 2.4 auf Seite 17):

Ganze Zahlen sind wie aus der Mathematik bekannt definiert. Im Graphen werden Zahlen als
Knoten dargestellt, die mit der Marke 1NT und zusétzlich dem Wert n der Zahl markiert sind.

Zellen in L entsprechen genau den Referenzen in SML. Zustand ist ein unverzichtbares Kon-
strukt der Sprache im Hinblick auf Nebenldufigkeit und zur Realisierung von objektorientierter
Programmierung [Hen97]. Ein Knoten, der eine Zelle darstellt, ist mit CELL markiert; von einem
solchen Knoten fuhrt genau eine Kante weg, die auf den Inhalt der Zelle verweist.

Konstruktoren sind primitive Werte ohne Struktur. Es gibt unendlich viele Konstruktoren, dar-
gestellt als Knoten mit Marke con. Gleiche Konstruktoren sind durch identische Knoten im Gra-
phen représentiert. Konstruktoren in L entsprechen genau den Namen in Oz.

Konstruktoren in L unterscheiden sich insofern von den Konstruktoren in SML, als es sich bei
letzteren um Funktionen (zur Erzeugung der Werte benutzerdefinierter Datentypen) handelt.

Tupel in L entsprechen den Tupeln aus SML. Fir die Tupel in L muB allerdings zusatzlich immer
gelten, dal es sich bei dem ersten Element um einen Konstruktor handelt, den wir als Marke des
Tupels bezeichnen. Demzufolge benutzen wir in L auch eine andere Schreibweise und schreiben
f(x1,...,2,) fur ein Tupel mit Marke f und nicht wie in SML (f, z1,...,x,). Wegen des
fehlenden statischen Typsystems in L kénnen Typfehler durch geeignete Wahl von Marken fiir
Tupel leichter dynamisch erkannt werden.

Ein Tupel der Form f(z1,...,zy,) wird im Graphen durch einen Knoten dargestellt, der mit
TUPLE markiert ist und von dem n + 1 Kanten wegfiihren. Die erste Kante verweist auf den
Knoten fur die Marke f, die restlichen n Kanten verweisen auf die sogenannten Komponenten
x; des Tupels. Wir bezeichnen n als die Aritat eines Tupels.

Aus praktischer Sicht werden die Konstruktoren in L somit ganz ahnlich wie die Konstruktoren in
SML verwandt, obgleich es sich dabei um zwei grundverschiedene Datentypen handelt. So kann
insbesondere ein Konstruktor in L zur Konstruktion verschiedener Tupel mit unterschiedlicher
Aritat benutzt werden.

Funktionen sind ein integraler Bestandteil der Sprache. L unterstutzt Funktionen als Datenstruk-
turen erster Ordnung, das heildt Funktionen kénnen dynamisch erzeugt werden und es ist méglich,
daR eine Variable x auch eine Funktion als Wert annehmen kann. Im Gegensatz zu SML, das nur
einstellige Funktionen kennt, erlaubt L die Verwendung mehrstelliger Funktionen; wir kommen
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Abbildung 2.4 Ausschnitt eines Graphen und ein Programm zu dessen Erzeugung

let val x = 42;
val y = ref(x);
CELL con G;
con ABC;
con F;
in
F(G(23,ABC,x),y)
CON @ INT/23 @ | NT/ 42 end

darauf in Abschnitt 2.8 zurtick.

Auch Funktionen sind durch Knoten im Graphen reprasentiert. Die Knoten werden dabei mit FUN
und zusatzlich mit dem die Funktion definierenden Ausdruck markiert. Von einem Funktionskno-
ten fiihren auch Kanten weg, die auf die Werte der freien Variablen des Rumpfes verweisen. Eine
Funktion, die mittels

fun f(x,y) = £(y,=z)

definiert wurde, wird dann im Graphen wie folgt dargestellt:3

AN

f z

FUN fun £(x,y) = £(y,z)

Man beachte, dal? zu den freien Variablen des Rumpfes von £ neben z auch £ selbst gehort.

Beispiel

Abbildung 2.4 zeigt als Beispiel links einen Ausschnitt eines Ausfiihrungsgraphen mit verschie-
denen Knoten. Rechts in der Abbildung befindet sich ein Programm, das zur Erzeugung dieses
Graphen dient. Wir werden allerdings erst in Abschnitt 2.8 auf die Auswertung von Ausdriicken
eingehen.

3Wir haben der Ubersichtlichkeit halber die Kanten mit den Namen der globalen Variablen beschriftet, obgleich
wir zuvor festgelegt haben, daf die Kanten unmarkiert sein sollen. Genauer miite man fir jede globale Variable
g je zwei Kanten vorsehen, wobei eine auf den Namen von g und eine auf deren Wert verweist; das wére aber zu
uniibersichtlich.
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2.6 Gleichheit

In diesem Abschnitt legen wir fest, wann zwei Knoten gleich sind, das heif3t wir definieren eine
Aquivalenzrelation ~ auf Knoten.

K ~ K’ gilt genau dann, wenn eine der folgenden Bedingungen erfiillt ist:

o K =K'
e K und K’ sind beides Zahl-Knoten, die mit der selben Zahl markiert sind.
e K und K’ sind beides Tupel-Knoten, fiir die gilt:

— fir die beiden Marken ¢ respektive ¢’ gilt ¢ ~ ¢'.
— fir die Aritaten n respektive n' gilt: n = n'.
— fur die i-te Komponente K; von K und K von K’ gilt: K; ~ K] firalle1 <: <n.

Die obige Definition von ~ ist nun zwar fur L—, nicht aber fiir L eindeutig: in L gibt es ver-
schiedene Relationen, die die Bedingungen erfillen, was daran liegt, daf in L Tupel Zyklen
enthalten kénnen. Wir definieren daher ~ als die eindeutig definierte grofite Relation, die die
obigen Bedingungen erfillt (in der kleinsten Relation sind beispielsweise Tupel mit Zyklen im-
mer verschieden).

Als Beispiel betrachten wir die folgenden beiden Datenstrukturen

TUPLE/ F

@I NT/5 @I NT/5 TUPLE/ F

@I NT/5

die gemaR Definition von ~ gleich sind (wir haben der Ubersichtlichkeit halber den con-Knoten F
flr die Marke direkt an die Tupel-Knoten geschrieben), obwohl sich ihre Darstellung im Speicher
unterscheidet.

Man beachte, daf? inbesondere Konstruktoren, Zellen und Funktionen nur genau dann gleich sind,
wenn sie durch den selben Knoten im Speicher dargestellt sind (token equality).

2.7 Umgebungen und Abschlisse

Bei der Auswertung eines Ausdrucks e muf darauf geachtet werden, dal e auch freie Varia-
blen enthalten kann. Eine gangige Ldsung hierzu ist die, daR man in e keine freien Variablen
zulait, sondern jede freie Variable in e direkt durch ihren Wert ersetzt. Das hat dann allerdings
den Nachteil, dal etwa bei jedem Funktionsaufruf immer eine Kopie des Rumpfes der Funktion
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angefertigt werden muB; in dieser Kopie werden dann die Werte der formalen Parameter ersetzt.
Um dieses Problem zu umgehen arbeitet man tblicherweise mit Paaren, bestehend aus einem
auszuwertenden Ausdruck e und einer Belegung fir die freien Variablen von e.

Bei der Auswertung von Ausdriicken werden wir daher Ausdriicke nicht isoliert, sondern ihre
Auswertung stets relativ zu einer Umgebung betrachten. Eine Umgebung ist dann eine Abbil-
dung, die den freien Variablen eines Ausdrucks einen Wert im Speicher, also einen Knoten im
Graphen zuordnet. Wir schreiben u(z) fir den Knoten, den die Umgebung « der Variable z
zuordnet.

Unter dem Begriff AbschluB (englisch closure) verstehen wir ein Paar der Form (u, e) mit einer
Umgebung « und einem Ausdruck e, wobei u allen freien Bezeichnern von e einen Knoten
zuordnet.

2.8 Auswertung von Ausdrticken

Wir beschreiben im folgenden die Auswertung der verschiedenen Ausdriicke von L— aus Abbil-
dung 2.1. Die Auswertung eines Ausdrucks e erfolgt relativ zu einer Umgebung u. Die Auswer-
tung erfolgt schrittweise, wobei jeweils zu einer neuen Umgebung «’ und einem neuen Ausdruck
e’ libergegangen wird:

(uye) = (u',e') — ...

Die Auswertung terminiert, wenn (u, e) nicht weiter reduzierbar ist. In diesem Fall spezifiziert
(u, €) dann einen Knoten im Speicher. Wir identifizieren daher im folgenden das Paar (u, e) bei
Terminierung der Auswertung mit einem Knoten im Graphen.

Unter einem Programm verstehen wir einen Ausdruck e, der keine freien Variablen enthélt. Die
Auswertung eines Programmes startet mit einer leeren Umgebung u.

Variable

Die Auswertung von (u, ) terminiert und liefert als Wert u(z).

Zahlen

Die Auswertung von (u,n) terminiert durch Erzeugung eines neuen Zahl-Knotens mit Wert 7.

Funktions-Definition

SML erlaubt nur die Definition einstelliger Funktionen. Mehrstellige Funktionen kénnen entwe-
der durch Currying oder die Ubergabe von Tupeln dargestellt werden. Im Gegensatz zu SML
erlauben wir in L direkt die Definition mehrstelliger Funktionen.

Die Auswertung einer Funktions-Definition

(u, fn (T) => ¢)
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terminiert und liefert als Wert einen neuen Funktions-Knoten v, der mit FUN/£n (Z) => e markiert
ist. Von v fihren Kanten weg, die auf die freien Variablen von e verweisen und die geméaR der
aktuellen Umgebung u bestimmt werden.

Applikation
Bei der Evaluierung einer Applikation

(u,ep(er,---,en))

mul} beachtet werden, daf die Applikation iberladen ist: je nachdem ob eq zu einem Konstruktor
oder einer Funktion reduziert, wird entweder ein neues Tupel erzeugt oder eine Funktion aufge-
rufen. Genauer: die Evaluierung erfolgt strikt, das heit zunachst werden alle e; von links nach
rechts ausgewertet, was vy, . . . , v, liefert. Die Reihenfolge ist wichtig wegen Seiteneffekten z.B.
bei Zellen. Dann wird eine Fallunterscheidung Uber vy vorgenommen. Handelt es sich bei vg um
einen Konstruktor-Knoten, so wird ein neues Tupel mit Marke vy und Komponenten vy ... v, im
Speicher erzeugt.

Handelt es sich bei vy um einen Funktions-Knoten, der mit FUN/£n (Z) => e markiert ist, dann
fuhrt die Auswertung der Applikation zu einem neuen AbschluB (u’,e). u' geht dabei aus u
hervor, indem u» um die Werte der freien Variablen von e erweitert wird, was ja gerade den
von vg wegfilhrenden Kanten entspricht. Zudem bildet «' die formalen Parameter z; auf deren
aktuelle Werte v; ab.

Man beachte, daB in L eine Unterversorgung mit Parametern nicht erlaubt ist, da mehrstellige
Funktionen ja nicht durch Currying dargestellt werden. Definiert man also etwa eine Funktion £

fun f(x,y) = x+y

und will man daraus eine einstellige Funktion erzeugen, die zu ihrem Argument die Zahl 4 ad-
diert, so liefert

f(4)
einen Laufzeitfehler. Man muR stattdessen etwas umstandlicher
fn(y)=>f(4,y)

schreiben. Dies entspricht auch der Situation in SML, wenn man £ wie oben tber ein zweistelli-
ges Tupel als Argument definiert. Anders als in L kann man £ aber in SML auch noch als

fun f x y = x+y

definieren und damit dann Uber
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f 4

die gewlnschte Funktion erhalten.

Konstruktor-Deklaration

Die Auswertung von
(u,let con z in e end)

erzeugt einen neuen Konstruktor-Knoten v im Speicher und reduziert zu (u’, e), wobei u' aus u
hervorgeht, indem zusétzlich noch z auf v abgebildet wird.

Konstruktoren entsprechen in ihrer Verwendung weitestgehend den Konstruktoren aus SML. Sie
kénnen zur Konstruktion von Aufzdhlungstypen und zusammengesetzten Typen (in L in Form
von Tupeln) verwendet werden. Sie unterscheiden sich aber von den SML-Konstruktoren darin,
dal’ es sich dabei nicht um Funktionen sondern um symbolische Konstanten handelt. So kann
etwa ein Konstruktor als Marke verschiedener Tupel mit unterschiedlicher Aritét dienen.

Man beachte, daf die Konstruktor-Deklaration jeweils neue Knoten erzeugt. So fiihrt also eine
zweimalige Auswertung von

let con Hello in Hello end # 1let con Hello in Hello end

zu jeweils neuen verschiedenen Knoten im Speicher.

Variablen-Deklaration

Die Semantik von
let val £ — e7 inej end

ist dquivalent zu
(fn (il,‘) => 62)(61)

mit einer neuen Variable z, die nicht frei in e vorkommt. Somit ist diese Form der Deklaration
redundant, allerdings wirde eine direkte Umsetzung obiger Spezifikation jeweils zur Erzeugung
eines neuen Funktions-Knotens flihren. Wir definieren daher die Evaluierung von

(u,let val = e in €3 end)

so, dal zunéchst (u, e;) evaluiert wird, was den Knoten v liefert. Dann wird zu (u’, e2) reduziert,
wobei u’ aus u hervorgeht, indem zusétzlich noch z auf v; abgebildet wird.

Man beachte, dal? (wie in SML) per Definition z in e; noch nicht sichtbar ist, dennoch wird ein
rekursives 1et (wie etwa let rec in SML) in L nicht bendtigt. Wie wir spéter sehen werden,
kann das gewtinschte Verhalten durch Verwendung einer logischen Variablen erreicht werden.

Rekursive Funktion

Da L- noch keine logischen Variablen kennt, erlauben wir die Definition rekursiver Funktionen
mittels
let rec z = £n () => €1 in ey end



22 KAPITEL 2. DIE SPRACHE L

wobei wie in SML hier z auch im Rumpf e; der Funktion bereits sichtbar ist. Damit kénnen dann
in L- Funktionen definiert werden, die sich selbst rekursiv aufrufen. Eine Definition wechselsei-
tig rekursiver Funktionen ist in L— prinzipiell auch mdglich aber syntaktisch aufwendiger. Wie
wollen diesen Punkt aber hier nicht weiter vertiefen, da sich diese in L sehr viel einfacher durch
die Verwendung logischer Variablen definieren lassen.

Case

Auch die Semantik des Case-Ausdrucks von L— entspricht (im Gegensatz zu L, wie wir spater
sehen werden) dem entsprechenden Konstrukt aus SML.

In einem Case-Ausdruck der Form

case ¢ of
p1 => e
| p2 => e

| pn => ey

bezeichnen wir die p; als Wachter (engl. guards), die e; als Rumpfe. Wie aus Abbildung 2.1
hervorgeht, handelt es sich bei einem Wéchter um einen geschachtelten Ausdruck bestehend
aus Tupeln, Konstanten und Variablen. Wie in SML verlangen wir, daB jede Variable z, die an
Markenposition eines Tupels vorkommt, zuvor mittels

letconxz in ... end

als Konstruktor eingefthrt wurde.

Ein Wéchter p; dient als Variablen-Binder: genau wie in SML wird eine Variable z deklariert,
wenn sie nicht (ber eine Konstruktor-Deklaration eingeflhrt wurde. Somit kommen hierfiir hoch-
stens solche Variablen in Frage, die in p; nicht an Markenposition eines Tupels verwendet wer-
den. Der Skopus von z erstreckt sich auf den zu p; gehdrenden Rumpf e;.

Wie bereits erwahnt, sind in L—wie in SML (und im Gegensatz zu L) nur lineare Wéchter erlaubt,
das heift, eine durch den Wachter deklarierte Variable darf im Wachter selbst nicht mehrfach
vorkommen.

In folgendem Beispiel

case x of
F(u,3,G(w,v)) => ...
| H(AQ,S(y)) => ...

mussen also gerade F, G, H, S und A Uber Konstruktor-Deklarationen eingefuhrt worden sein.
Dagegen werden u, w, v und y durch den Wadchter deklariert, wenn sie nicht zuvor (ber eine
Konstruktor-Deklarationen definiert wurden.

Die Auswertung des Case-Ausdruckes in L— ist genau wie in SML definiert. Zunéchst wird e
ausgewertet, was einen Knoten v liefert. Danach wird geprift, ob ein Match von » mit einen
der Wachter p; erfolgreich ist; in diesem Fall reduziert der case-Ausdruck zu dem korrespon-
dierenden e;. Die Wéchter werden dabei sequentiell gepruft: wenn zwei Wachter p; und p, mit
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1 < k erflllt sind, dann wird stets zu e; reduziert. Ist kein Wachter erfiillt, so fihrt dies zu einem
Laufzeitfehler (vgl. Abschnitt 2.12).

Beispielsweise prift folgender Ausdruck, ob es sich bei x um eine Liste handelt:

case x of
h::r => ¢e;
[ O =>e9

Ist x etwa an [1,2,3] gebunden, dann reduziert der Ausdruck zu e, bei dessen Auswertung dann
h auf 1 und r auf [2,3] verweisen.

Eine explizite else-Klausel ist nicht nétig, hierzu dient ein Waéchter, der nur aus einer neuen
Variablen besteht:

case x of
5 =>¢;
|y => e

Ist in obigem Ausdruck x verschieden von 5, so wird stets zu e, reduziert.

Man beachte, daf? in L—ein Test, ob zwei Variablen z und ¢ an den gleichen Wert gebunden sind,
nicht moglich ist. Hierzu wird die erweiterte Definition des Case-Ausdrucks von L benétigt,
worauf wir spater zuriickkommen werden.

2.9 Operationen in L-

Weitere Funktionalitat wird durch die Verwendung von Operationen eingebracht. Dabei handelt
es sich um vordefinierte Funktionen. Abbildung 2.2 zeigt die Operationen von L. L ist zwar nicht
statisch getypt, wir haben aber dennoch in Abbildung 2.2 zur besseren Orientierung die Ein- und
Ausgabetypen der einzelnen Operationen mit aufgenommen.

2.9.1 Arithmetik
Die Bedeutung der arithmetischen Operationen entspricht den Gblichen Konventionen. Die Ver-

gleichsoperation < liefert ein boolesches Ergebnis, was wir, wie in Abschnitt 2.2 beschrieben,
durch die Konstruktoren true und false darstellen.

2.9.2 Zellen

Zellen in L entsprechen genau den Referenzen aus SML. So erzeugt eine Anwendung von
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ref (e)

einen neuen CELL-Knoten im Speicher, dessen Inhalt der Wert von e ist. Allerdings ist ref in L
eine Funktion und nicht wie in SML ein Konstruktor. Das hat zur Folge, dal® ref in L nicht im
Wachter eines Case verwendet werden darf, was wiederum entscheidend flir die Einhaltung der
Monotonie-Eigenschaft ist, auf die wir in Abschnitt 2.11.2 eingehen werden.

Anders als in SML umfaft die Definition von L mit exchange lediglich eine einzige Operation
zum Zugriff auf Zellen:

exchange (e, ez)

erwartet, daB die Auswertung von e einen Zell-Knoten liefert und schreibt dann in einem atoma-
ren Schritt den Wert von e in die Zelle und liefert als Wert den alten Inhalt der Zelle zuriick. Die
Madglichkeit, in einem atomaren Schritt den Inhalt einer Zelle zu lesen und gleichzeitig zu &n-
dern, ist wesentlich fur die nebenlaufige Programmierung. Wir werden darauf in Abschnitt 2.13
zurtickkommen; [VHB™97] zeigt, wie man dadurch neben logischen Variablen noch komplexere
Konstrukte (Locks) zur Synchronisation von Threads definieren kann.

Die exchange-Operation ist als Primitiv ausreichend, um die Funktionen ! und := zu realisieren,
die nur lesend respektive nur schreibend auf eine Zelle zugreifen. Am einfachsten 146t sich : = de-
finieren, indem man einfach exchange aufruft, dessen Ausgabe ignoriert und unit zuriickliefert:

fun :=(cell,new) =
exchange (cell ,new) ;
unit

Die Definition von ! in L-zum lesenden Zugriff auf eine Zelle wird ein wenig aufwendiger:

fun !(cell) =
let val old = exchange(cell,4711)
in
exchange(cell,old);
old
end

Man liest zunéchst den alten Wert mittels exchange aus, merkt sich diesen in der Variablen o1d
und schreibt einen beliebigen Wert (z.B. die Zahl 4711) in die Zelle. Durch einen weiteren Auf-
ruf von exchange wird der urspriingliche Inhalt der Zelle wiederhergestellt. Dieses Vorgehen
funktioniert in L—, da L— nicht nebenl&ufig ist und daher die beiden Aufrufe von exchange nicht
unterbrochen werden kénnen. Im nebenldaufigen Kontext von L verwendet man daher eine andere
Maglichkeit der Implementierung der Funktion, die auf logische Variablen zuriickgreift.

Wir schlieBen damit die Betrachtungen zu L— ab und wenden uns im folgenden der Erweiterung
von L-zu L zu.
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2.10 Logische Variablen

Logische Variablen erlauben die Darstellung von unvollstdndiger Information im Speicher, ndm-
lich dall der Wert einer Variablen noch unbestimmt ist. Im Graphen werden logische Variablen
als Knoten dargestellt, die mit VAR markiert sind. GeméaR Definition von ~ aus Abschnitt 2.6 ist
die Gleichheit von Variablen tber die Gleichheit von Knoten definiert.

Der Begriff ,,Variable* wird nun tberladen verwendet. Zum einen bezeichnen wir damit die Va-
riablen, die in Programmen vorkommen, und die auf Knoten im Speicher verweisen. Zum ande-
ren bezeichnen wird damit die mit VAR markierten Knoten im Speicher. Wenn im folgenden daher
aus dem Kontext nicht klar erkennbar ist, welche Bedeutung gemeint ist, sprechen wir von den
ersteren auch als ,,Programmvariablen®, wéahrend wir die VAR-Knoten im Speicher als ,,logische
Variablen* bezeichnen.

2.10.1 Erzeugung

In L werden neue logische Variablen nie implizit sondern stets explizit durch Aufruf der nullstel-
ligen Operation 1var() erzeugt, deren Auswertung einen neuen Knoten im Speicher erzeugt, der
mit VAR markiert ist.

2.10.2 Unifikation

Unter Unifikation verstehen wir das Gleichmachen zweier Knoten K und K'. Dazu wird eine
minimale Anzahl von vAR-Knoten eliminiert, indem man diese Knoten mit anderen Knoten ver-
schmilzt, so da dann K ~ K’ gilt. Das Verschmelzen eines VAR-Knotens mit einem anderen
Knoten bezeichnen wir auch als Binden einer Variablen. Abbildung 2.5 verdeutlicht das Vorge-
hen bei der Unifikation zweier Tupel.

Wenn es keine Mdglichkeit gibt, durch Binden von Variablen die Gleichheit herzustellen, dann
sagen wir, dal? die Unifikation fehlschldgt. Man beachte, dai3 bei erfolgreicher Unifikation wegen
des Minimalitatskriteriums die Menge der zu eliminierenden Variablen eindeutig bestimmt ist.

Eine Unifikation geschieht stets explizit durch Anwendung der Operation unify(z,y), die eine
Unifikation von x mit ¢ im Speicher durchfuhrt. Dabei wird davon ausgegangen, daf dies immer
mdoglich ist. Schlagt die Unifikation fehl, so wird eine Fehlerbehandlung durchgefiihrt (vgl. Ab-
schnitt 2.12). Die Auswertung von unify liefert daher stets unit als Ergebnis.

2.10.3 Zyklische Datenstrukturen

Durch die Verwendung von logischen Variablen und Unifikation wird es nun in L mdglich, zy-
klische Datenstrukturen zu erzeugen. So erzeugt die Auswertung von
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Abbildung 2.5 Unifikation zweier Tupel

TUPLE/ F

TUPLE/ F

I NT/ 5 ® VAR TUPLE/ G

TUPLE/ F TUPLE/ F

TUPLE/ G

let con F;
val y = lvar();
F(42,y)

val x
in
unify(x,y);
b3

end

folgendes zyklisches Tupel im Speicher:

N

TUPLE/ F

@I NT/ 42

Aus Sicht des Constraintmodells handelt es sich dabei um einen rationalen Baum. Rationale
Baume sind moglicherweise unendliche Baume, die durch zyklische Graphen endlich darge-
stellt werden kdnnen. Im Beispiel oben handelt es sich um den unendlichen Baum der Form
F(42,F(42,F(42,...))).
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Eine andere Form von Zyklen sind Funktionen, die sich wechselseitig rekursiv aufrufen. Eine
direkte Definition etwa in der Form

let val f = £n(x)=>g(x);
val g = £fn(x)=>f (x)
in ... end

ist wegen der Sichtbarkeitsregeln nicht méglich. Dennoch braucht L kein let rec wie SML,
man kann das gewiinschte Ergebnis durch Erzeugung logischer Variablen mit anschlieBender
Unifikation erreichen:

let val f
val g

lvar();
1lvar ()

in
unify(fn(x)=>g(x), 1);
unify(fFn(x)=>f(x), g);

end

2.10.4 Suspension

Anders als in L—kann es in L durch die Existenz der logischen Variablen passieren, dafl3 beispiels-
weise eine Addition x+5 nicht ausgewertet werden kann, weil x auf einen VAR-Knoten verweist.
Dies fiihrt nun aber nicht zu einem Laufzeitfehler, vielmehr wird die Auswertung der Addition
einfach zuriickgestellt oder suspendiert und mit der nebenléaufigen Auswertung eines anderen
Ausdrucks fortgefahren (mehr dazu in Abschnitt 2.11). Die Auswertung von x+5 wird dann wie-
der aufgenommen, sobald x durch eine Unifikation gebunden wird.

Es gibt in L somit Ausdriicke, die immer auswertbar sind, wéhrend manche Ausdriicke nur aus-
gewertet werden kdnnen, wenn der Inhalt des Speichers bestimmte Bedingungen erfiillt. Wir
sprechen dann davon, daB die Evaluierung dieser Ausdriicke auf den Inhalt des Speichers syn-
chronisiert. Dabei wird immer auf Determiniertheit synchronisiert, das heif3t, da bestimmte
Knoten im Speicher nicht mit VAR markiert sind.

Wir beschreiben im folgenden die Synchronisationsbedingungen derjenigen Ausdriicke und Ope-
rationen von L, deren Auswertung suspendieren kann. Alle anderen Konstrukte kénnen nicht
suspendieren.

e Die arithmetischen Operationen synchronisieren darauf, daf3 ihre beiden Eingabeargumen-
te determiniert sind.

e Die exchange Operation synchronisiert auf Determiniertheit des ersten Argumentes (der
Zelle), beim zweiten Argument darf es sich um eine logische Variable handeln.

e Die spawn Operation (siehe Abschnitt 2.11) synchronisiert auf Determiniertheit ihres Ein-
gabeargumentes.

e Die Applikation eg(eq,- .., e,) suspendiert, wenn die Auswertung von eq eine logische
Variable liefert. (Man beachte den Unterschied zwischen Suspension bei der Auswertung
von e einerseits und einer terminierenden Auswertung von ey, die als Ergebnis eine Va-
riable liefert.)
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e Die Auswertung des Case-Ausdrucks kann in L suspendieren, wenn kein Wéchter erfullt
ist. Wir werden im folgenden Abschnitt ausfiihrlich darauf eingehen.

2.10.5 Case
In L erlauben wir, wie bereits erwéhnt, in einem Case-Ausdruck der Form

case r of
P11 => el
| p2 => e

| pn => ey,

auch nicht-lineare Wachter p;, das heifit, Variablen, die von einem Wéchter eingeflhrt werden,
durfen in diesem auch mehrfach vorkommen. Da zudem L im Gegensatz zu L- auch logische
Variablen enth&lt, mussen wir die Semantik anders definieren als in L—, indem wir die Begriffe
Subsumption (engl. entailment) und Dissubsumption (engl. disentailment) einfiihren.

Zum besseren Verstandnis beleuchten wir kurz die Bedeutung der Begriffe im Constraintmodell:
im Constraintmodell fat man den Speicher als pradikatenlogische Formel C auf. z aus dem
Case-Ausdruck oben wird dann von einen Wéchter p; subsumiert, wenn 3g(z = p;) logisch von
C impliziert wird, wobei 7 die vom Wéchter neu deklarierten Variablen sind, alle anderen Va-
riablen sind implizit allquantifiziert. Wenn die Negation dieser Gleichung von C' impliziert wird,
ist der Wéchter dissubsumiert. Eine dritte Moglichkeit ist die, dalt keine der beiden Bedingungen
erfullt ist, weil bestimmte logische Variablen noch nicht determiniert sind.

Ein Case-Ausdruck in L wird wie in L— sequentiell ausgewertet, indem fir jeden Wachter sukzes-
sive Subsumption gepruft wird. Liegt Dissubsumption vor, so wird der ndchste Wachter getestet.
Kann weder Sub- noch Dissubsumption entschieden werden, so suspendiert die Auswertung des
Ausdrucks. Es wird also nicht mit der Prufung des folgenden Wachters fortgefahren, sondern
darauf gewartet, dal8 mehr Information in den Speicher geschrieben wird, so daB die Auswertung
an dieser Stelle wieder aufgenommen werden kann.

In unserem operationalen Modell priifen wir Subsumption und Dissubsumption eines Wéchters
p; wie folgt (zum formalen Hintergrund verweisen wir auf [ST94]): bei jeder Auswertung des
Case-Ausdrucks bauen wir gemaR p; einen Knoten v; im Speicher auf,* wobei wir fir die neu
deklarierten Variablen i VAR-Knoten erzeugen. v; kann also nur Tupel, Variablen, Konstruktoren
und Zahlen enthalten. Danach wird versucht, = (der Knoten, tber den die Fallunterscheidung
durchgefuhrt wird) und v; zu unifizieren. Schlégt diese Unifikation fehl, dann liegt Dissubsump-
tion vor. Ist die Unifikation erfolgreich, muf noch entschieden werden, ob Subsumption vorliegt
oder ob suspendiert werden muB. Subsumption liegt anschaulich gesprochen genau dann vor,
wenn bei der Unifikation von z mit v; keine Anderungen an z (und dem dariiber erreichbaren
Teilgraphen) vorgenommen wurden. Das heif3t, daB bei der Unifikation hochstens die Variablen
aus 7 gebunden wurden, was wiederum gerade der Realisierung des Existenzquantors entspricht.

Wird z von einem Wéchter p; mit neu deklarierten Variablen y1, . . ., y,, subsumiert, so reduziert
die Auswertung des obigen Case-Ausdruckes zu

“In Abschnitt 3.9 werden wir sehen, daB die Kunst der Implementierung darin besteht, ein explizites Erzeugen von
neuen Tupeln im Speicher so weit wie moglich zu umgehen.
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1var();
val y2 = lvar();

let val Yy

val y, = lvar()
in
unify(z,p;);
€
end
Beispiele

Wir verdeutlichen die Verwendung des Case-Konstrukts an verschiedenen Beispielen.

Betrachten wir zunéchst die Funktion append, die zwei Listen konkateniert:

fun append(x,y) =
case x of
h::r => h::append(r,y)
| 1 =>y

Man beachte, dal} wie oben beschrieben, das Konstrukt als Variablen-Binder fir n und r dient,
die bei der Unifikation im Wéchter an das erste Element der Liste x, respektive den Schwanz von
x gebunden werden.

Oft will man die Auswertung eines Ausdruckes so lange suspendieren, bis eine Variable x deter-
miniert ist, das heiflt bis x auf einen beliebigen Knoten im Speicher verweist, der nicht mit VAR
markiert ist. Dieses Verhalten realisiert die Funktion wait, die sich wie folgt formulieren laRt:

fun wait(x) =
case x of

1 => unit

| y => unit

Erst wenn entschieden werden kann, ob x gleich oder verschieden von der Zahl 1 ist, kann das
case reduzieren, was wiederum genau dann der Fall ist, wenn x determiniert ist.

Diese Beispiele nutzen nur die eingeschrankten Mdglichkeiten von case, die auch in SML ver-
fugbar sind. Man kann damit aber auch noch mehr anfangen: so kann man etwa mittels

case x of
u::v:i:u::v:i:w => €1

|y => eg

priifen, ob das erste und dritte und zugleich das zweite und vierte Element einer Liste gleich
sind, was in SML nicht so einfach zu formulieren wére. Auch wenn nur partielle Information
vorhanden ist, kann der Ausdruck unter Umstanden bereits reduziert werden. Das ist etwa der
Fall, wenn das zweite Element der Liste die Zahl 4 und das vierte die Zahl 10 sind, alle anderen
Elemente (insbesondere vielleicht auch die L&nge der Liste) noch unbestimmt (d.h. vAR-Knoten)
sind. Dies verdeutlicht die Verbindung zum Constraint Logischen Programmieren (CLP).
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Abbildung 2.6 Zustdnde und Zustandsiibergange von Threads

@ Erzeugung

A

ausfihrbar

Mehrere Tests kénnen in einem Waéchter durchgefiihrt werden, indem man diese beispielsweise
in eine Liste einbettet. Will man etwa prifen, ob die Variablen x den Wert 5 und y den Wert 11
haben, so geht dies lber:

laufend

case [x,y] of
[5,11] => e;
| z => ey

Man beachte, daR bereits zu e reduziert werden kann, wenn x noch auf einen VAR-Knoten, aber
y beispielsweise schon auf die Zahl 42 verweist.

Auch ein Test auf Gleichheit zweier Variablen x und y ist moglich:

case [x,y] of
[z,2z] => e;
| v => ey

Weder x noch y mussen unbedingt determiniert sein: wenn beide auf den selben vAR-Knoten
verweisen, kann bereits zu e; reduziert werden. Interessant ist auch der Fall, dal x auf ein Tupel
der Form F(u) und y auf F(v) mit zwei verschiedenen vAR-Knoten u und v verweist. In diesem
Fall muR die Ausfiihrung suspendieren.

2.11 Threads

In diesem Abschnitt wollen wir uns der zweiten Erweiterung von L gegenliber L— zuwenden:
Nebenldufigkeit durch Threads.

In L ist jeder AbschluB (u, e) zur Auswertung eines Ausdruckes e eindeutig einem Thread zuge-
ordnet, der die Auswertung dieses Abschlusses tibernimmt. Wie Abbildung 2.6 verdeutlicht, kann
ein Thread sich in verschiedenen Zustanden befinden: verschiedene Threads werden nebenldufig
ausgefihrt, d.h. mehrere Threads kénnen zeitgleich ausgefiihrt werden, wobei allerdings jeder
einzelne Reduktionsschritt eines Ausdrucks eine atomare Operation darstellt. Wird der Abschluf3
eines Threads ausgeftihrt, so befindet sich der Thread im Zustand laufend; in der in dieser Arbeit
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diskutierten sequentiellen Implementierung, kann es stets nur hdchstens einen laufenden Thread
geben. Ein Thread ist ausfiihrbar, wenn sein AbschluB zwar auswertbar ist, er sich allerdings
nicht im Zustand laufend befindet, weil die Ausfiihrungsressourcen erschépft sind.

Wenn der Abschluf3 eines Threads vollstdndig evaluiert wurde oder wenn ein Laufzeitfehler auf-
tritt (siehe Abschnitt 2.12), geht ein Thread in den Zustand terminiert tber.

Mul die Auswertung des Ausdruck e eines Threads T" suspendieren (vgl. Abschnitt 2.10.4) dann
geht T' so lange in den Zustand suspendiert Uber, bis der Speicher genug Information enthélt, so
daR die Evaluierung von e wieder aufgenommen werden kann.

2.11.1 Fairnel

Die Ausfuhrungsstrategie garantiert Fairnef3: jeder ausfuhrbare Thread wird nach endlicher Zeit
ausgefiihrt. Die Garantie der FairneReigenschaft ist keine Selbstverstandlichkeit in nebenléufigen
Sprachen: so lait beispielsweise der Java Sprachreport [GJS97] diesen Aspekt offen; hier ist es
mdglich, daB ein unendlich laufender Thread die Ausfihrung anderer Threads mit gleicher Prio-
ritat verhindert. Ahnliches gilt fir den POSIX Threads Standard: eine Implementierung dieses
Standards hat die Mdglichkeit unterschiedliche Scheduler zur Verfligung zu stellen. Die Existenz
eines fairen Schedulers ist nicht zwingend vorgeschrieben [But97].

2.11.2 Monotonie

Im letzten Abschnitt haben wir festgelegt, dafl zwei lauffahige Threads T4 und T fair bedient
werden. Nehmen wir an, daf3 in einer sequentiellen Implementierung zunéchst T evaluiert wird.
Was passiert nun, wenn 77 den Speicher so modifiziert, daf® 7 nun nicht mehr ausfthrbar ist,
sondern suspendiert werden muf3? Dadurch verliert nicht nur die Garantie der Fairnel? an Bedeu-
tung, vielmehr wird auch ein deterministisches Verhalten von Programmen erschwert, da dieses
stark vom Scheduler abhangt.

In L kann nun die oben beschriebene Situation gar nicht erst eintreten. In L wird der Speicher
wahrend der Berechnung stets konsistent erweitert: ist ein Ausdruck auswertbar, weil eine be-
stimmte Bedingung vom Speicher erfullt wird, so bleibt diese Eigenschaft unabhangig von der
Auswertung anderer Ausdriicke erhalten.® Diese wichtige Eigenschaft der Sprache bezeichnen
wie als Monotonie-Eigenschaft.

Die Einhaltung der Monotonie ist in L aus folgendem Grund gesichert: In den vorangehenden
Abschnitten haben wir gesehen, daR die einzigen destruktiven Anderungen (also Anderungen
von bereits existierenden Marken oder Kanten) am Speicher entweder durch Binden einer Varia-
blen im Rahmen einer Unifikation oder durch Anderung des Inhalts einer Zelle erfolgen kénnen.
Sonst kdnnen keine bereits existierenden Kanten und nur die Marken von vAR-Knoten durch Ver-
schmelzung geandert werden. Wir haben gesehen, daB nur auf die Anderung eines VAR-Knotens
suspendiert werden kann. Es kann dagegen nicht darauf synchronisiert werden, daf} ein Kno-
ten mit vAR markiert ist oder der Inhalt einer Zelle einen bestimmten Wert hat (letzteres ist in
SML sehr wohl mdglich, da dort im Gegensatz zu L ref auch innerhalb des Wéchters eines
case-Ausdruckes erlaubt ist).

SAus der Sicht des Constraintmodells, wo man den Speicher als logische Formel C' auffaft, heif’t das, dafl jede
Anderung am Speicher einen Ubergang zu einer neuen Formel C’ bewirkt, die C logisch implizieren muR.
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2.11.3 Erzeugung
Die Erzeugung eines neuen Threads geschieht durch
spawn(f)

Die Operation erwartet, dal3 es sich bei f um eine nullstellige Funktion handelt. f wird dann
in einem neu erzeugten Thread appliziert. Die Auswertung von spawn(f) liefert stets unit. Das
heil’t also inshesondere, dal’ das Ergebnis der Auswertung von f verloren geht. Daher haben wir
in Abbildung 2.3 eine syntaktische Abkiirzung thread e definiert, die einen beliebigen Ausdruck
e in einem neuen Thread auswertet und das Ergebnis dieser Auswertung zurtickliefert:

let val x = lvar()

in
spawn (fn()=>unify(x,e));
X

end

Hier wird zunéchst eine neue logische Variable x erzeugt. Diese wird dann im Rumpf einer
anonymen Funktion an den Wert der Auswertung von e gebunden.

2.12 Fehlerbehandlung

Bei der Evaluierung kénnen verschiedene Arten von Laufzeitfehlern auftreten. Eine Mdglich-
keit ist beispielsweise die Division durch 0, eine andere sind Typfehler, wie etwa der Versuch
zwei Konstruktoren miteinander zu multiplizieren. Ein Laufzeitfehler kann auch bei der Funkti-
onsapplikation auftreten, wenn eine falsche Zahl von Parametern verwendet wird. Eine weitere
Fehlermdglichkeit ist der Versuch den Speicher inkonsistent zu erweitern, also beispielsweise die
Zahlen 5 und 11 miteinander zu unifizieren.

Zur Behandlung von Laufzeitfehlern existiert in Mozart das Konzept der Ausnahmebehandlung,
mit dem es mdglich wird, solche Fehler auf Sprachebene abzufangen und entsprechend zu be-
handeln. Wir gehen im Rahmen dieser Arbeit nicht ndher auf dieses Konzept ein und verweisen
auf [Meh99]. Wir gehen stattdessen im folgenden davon aus, daR derjenige Thread, der einen
Ausdruck evaluiert, der zu einem Laufzeitfehler fihrt, terminiert wird.

2.13 Beispiele

Wir werden im folgenden die Verwendung logischer Variablen, Nebenldufigkeit und Konstruk-
toren in L anhand einiger Beispiele verdeutlichen.

2.13.1 Top-down Konstruktion von funktionalen Datenstrukturen

Wir beginnen mit einem einfachen Beispiel, der Konkatenation von Listen, das bereits eine Fa-
cette der Ausdruckskraft der logischen Variable aufzeigt. Wir haben bereits gesehen, da3 man
die Funktion append, die zwei Listen x und y aneinander hangt, wie folgt formulieren kann:
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fun append(x,y) =
case x of
h::r => h::append(r,y)
I 0 =>y

Der Nachteil dieser Definition liegt darin, dal} append nicht endrekursiv ist, das heifst der re-
kursive Aufruf von append im Rumpf ist nicht der letzte Ausdruck im Rumpf der Funktion,
da danach noch die Konstruktion der Ausgabeliste erfolgen muf. Im Implementierungsteil wer-
den wir sehen, dal3 endrekursive Funktionen sehr viel effizienter implementiert werden kénnen.
Unter Zuhilfenahme der logischen Variable &Rt sich allerdings auch eine endrekursive \Version
formulieren. Wir definieren die Funktion appendrec als dreistellige Funktion, die stets unit zu-
riickliefert und die ihr eigentliches Ergebnis im dritten Argument liefert, wo sie eine logische
Variable erwartet, die an das Ergebnis der Konkatenation gebunden wird:

fun appendrec(x,y,res) =
case x of
h::r => let val aux = lvar()
in unify(res,h::aux);
appendrec(r,y,aux)
end
| [ => unify(res,y);

fun append(x,y) =
let val res = lvar()
in appendrec(x,y,res);
res
end

Durch die Erzeugung der logischen Variable aux kann so die Listenzelle bereits vor dem (nun
end-)rekursiven Aufruf von appendrec erzeugt werden. Im Implementierungsteil und im Eva-
luierungsteil dieser Arbeit werden wir dann sehen, dal} die zweite Formulierung der Funktion
keinen Mehrverbrauch an Speicher mit sich bringt und zudem sehr viel effizienter ist, so daf sich
in L (und damit auch in Oz) die Listenkonkatenation sogar deutlich schneller als in anderen funk-
tionalen Sprachen, wie etwa in SML realisieren 1&3t. In funktionalen Sprachen ist eine direkte
endrekursive Formulierung von append und vieler dhnlicher Funktionen nicht so ohne weiteres
mdoglich; hier kann man allenfalls kompliziert umformulieren (z.B. unter Verwendung von Zel-
len, dann aber mit ver&nderter Signatur) oder das Problem seitens der Sprachimplementierung
unter Verwendung elaborierter Implementierungstechniken angehen [BD99].

2.13.2 Sichere abstrakte Datentypen

Die sichere Implementierung abstrakter Datentypen bildet ein wichtiges Einsatzfeld von Kon-
struktoren. Wir wollen dies am Beispiel zweier Funktionen zur Codierung und Decodierung be-
liebiger Werte demonstrieren (vgl. hierzu auch [Smo97]).

Eine erste Mdoglichkeit zur Implementierung kdnnte dann wie folgt aussehen:



34 KAPITEL 2. DIE SPRACHE L

let con Key;
fun encode(value) =
Key(value);
fun decode(secret) =
case secret of
Key(value) => value
in
[encode,decode]

end

Der Ausdruck liefert als Ergebnis in einer Liste die Funktionen encode und decode zuriick. Die
Funktion encode nimmt einen beliebigen Wert und schlief’t diesen in ein Tupel mit Marke Key
ein. Da der Skopus von Key auf die beiden Funktionen encode und decode beschrankt wird und
zudem kein direkter Zugriff auf einzelne Argumente von Tupeln mdéglich ist, kann nun nur noch
mit der Funktion decode der urspriingliche Wert wieder ermittelt werden (wie in Abschnitt 2.8
beschrieben, fihrt ein Aufruf von decode mit einem unpassenden Wert fiir secret zu einem Lauf-
zeitfehler). Die Funktion encode kann man nun weitergeben, so dal3 andere Daten verschlisseln
konnen, wéhrend decode geheim gehalten wird.

Leider ist dieses Vorgehen nun noch nicht vollig sicher: so hat ein Angreifer, der die Funktion
encode kennt, die Mdoglichkeit die verschliisselten Daten zu raten: hat er beispielsweise einen
verschliisselten Wert z in der Hand, so kann er herausfinden, ob es sich dabei um die verschliis-
selte Zahl 5 handelt, indem er einfach encode (5) mit z vergleicht. Dieses Vorgehen funktioniert,
da in L die Gleichheit von Tupeln tber strukturelle Gleichheit definiert ist.

Wir konnen dieses Manko aber beseitigen, indem wir ausnutzen, daf Konstruktoren anders als
etwa in SML auch dynamisch zur Laufzeit neu erzeugt werden kénnen. Dazu erweitern wir
encode S0, dal} bei jeder Verschlisselung zusatzlich zu dem globalen Schliissel Key noch jeweils
ein eindeutiger Schlissel 1d erzeugt wird:

let con Key;
fun encode(value) =
let con Id in Key(Id,value) end;
fun decode(secret) =
case secret of
Key(_,value) => value
in
[encode,decode]

end

Dadurch fuhrt ein mehrmaliges Verschlisseln des gleichen Wertes zu jeweils verschiedenen Tu-
peln, so daB der Trick von oben nicht mehr anwendbar ist.

2.13.3 Synchronisierte Schlange

Wir verdeutlichen verschiedene weitere Aspekte der Sprache anhand eines komplexeren Bei-
spiels, der Implementierung des abstrakten Datentyps einer Schlange (vgl. Abbildung 2.7). Es
werden drei Funktionen zur Verfugung gestellt, die der Ausdruck in Abbildung 2.7 in Form einer
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Liste [newqueue,enqueue,dequeue] zurlickliefert: die nullstellige Funktion newqueue erzeugt
ein neues Objekt des abstrakten Datentyps. dequeue(q) liefert das erste Element der Schlange q
und entfernt dieses. enqueue (q,x) schlielich fligt ein neues Element x am Ende der Schlange q
an.

Wir wollen die Implementierung der Schlange im folgenden genauer betrachten.

Abbildung 2.7 Implementierung einer Schlange in L

let con Key;
fun newqueue() =
let val c = lvar();
val first = ref(c);
val last = ref(c)

in Key(first,last)
end;
fun enqueue(q,x) =
case q of
Key(first,last) =>
let val new = lvar();

val old = exchange(last,new)
in unify(x::new,o0ld)
end
fun dequeue(q) =
case q of
Key(first,last) =>
let val new = lvar();
val x = lvar();
val old = exchange(first,new)
in wait(old);
unify(x::new,o0ld);
X
end
in
[newqueue, enqueue,dequeue]
end

Logische Variablen

Zur Implementierung der Schlange selbst verwenden wir eine Liste. Deren Ende bildet allerdings
nicht wie sonst Ublich der Konstruktor ni1, sondern eine logische Variable x. Dadurch wird das
Einfligen eines neuen Elementes e am Ende der Schlange sehr einfach: man muR lediglich eine
neue logische Variable y erzeugen, und x mit e: : y unifizieren.
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Zellen

Zum Einreihen eines neuen Elementes, bzw. zum Ausreihen werden zwei Zellen first und last
verwandt, die auf den Anfang respektive auf das Ende der Schlange verweisen. Verweist der
Inhalt von 1ast beispielsweise auf die Variable x, so wird der Inhalt von 1ast nach dem Einfligen,
wie im vorangehenden Abschnitt beschrieben, auf eine neue Variable y zeigen.

Man beachte, daR die Inhalte von first und last jeweils nicht direkt auf einzelne Elemente der
Schlange verweisen, sondern auf entsprechende Sublisten. Auch ist zu beachten, dal3 bei einer
leeren Schlange die Inhalte beider Zellen auf dieselbe Variable zeigen.

Private Konstruktoren

Der direkte Zugriff auf die Implementierung der Schlange (also auf first und 1ast) soll lediglich
den die Schlange implementierenden Funktionen newqueue, enqueue Und dequeue Vorbehalten
bleiben. Hierzu betten wir first und last analog zum Vorgehen in Abschnit 2.13.2 in ein Tu-
pel mit Marke Key ein, dessen Skopus wir auf die die Schlange implementierenden Funktionen
beschréanken.

Man beachte, dal dieser Konstruktor nur ein einziges Mal erzeugt wird und somit alle Schlangen
den gleichen Konstruktor verwenden kdnnen. Es muR also nicht etwa bei der Erzeugung einer
individuellen Schlange mittels newqueue jeweils ein neuer Konstruktor erzeugt werden.

Nebenlaufigkeit

Die Implementierung der Schlange wurde so entworfen, dal? sie auch gerade im nebenldufigen
Kontext korrekt funktioniert. Zum einen arbeitet die Implementierung auch dann korrekt, wenn
mehrere verschiedene Threads gleichzeitig auf dieselbe Schlange zugreifen. Zum anderen ist es
wegen der Nebenléufigkeit der Sprache auch mdglich, dem Ausfligen aus der Schlange auch
dann ein sinnvolles Verhalten zuzuordenen, wenn die Schlange leer ist.

Wir wollen beide Falle etwas genauer beleuchten und betrachten zunéchst den konkreten Fall,
daB zwei Threads Ty und T gleichzeitig mittels enqueue die Zahlen 1 respektive 2 in dieselbe
Schlange q einfligen wollen (das Verhalten von dequeue ist in diesem Fall analog). Entscheidend
fiir das korrekte Verhalten ist die Existenz der logischen Variable in L in Verbindung mit der
Tatsache, daB die Operation exchange atomar ist.

Wir nehmen an, dal? die logische Variable x das Ende von q darstellt, und daB3 zuerst T'; en-
queue(q, 1) auswertet bis einschlielllich der exchange Operation. Dadurch enthélt dann die Zelle
last eine neue Variable x1, wahrend aber x noch nicht gebunden wurde. Wird nun die weitere
Ausfilhrung von enqueue in T unterbrochen und zundchst enqueue(q,2) in T5 vollstandig aus-
gewertet, dann enthélt 1ast eine weitere neue Variable x2 und x1 ist an 2: :x2 gebunden. Somit
ist die Liste, die die Schlange darstellt zundchst unterbrochen; diese Unterbrechung wird aber
beseitigt, sobald die Ausflihrung von T4 wieder aufgenommen wird. Dann wird ndmlich noch
die Unifikation unify (x,1::x1) durchgefihrt, wodurch die Liste wieder geschlossen wird.

Das Beispiel der Schlange zeigt noch einen weiteren interessanten Aspekt einer nebenlaufigen
Sprache in Verbindung mit logischen Variablen: so kann auch der Fall, daf ein Thread 7} die
Funktion dequeue aufruft, obwohl die Schlange leer ist, elegant behandelt werden, was in se-
quentiellen Sprachen zu einem Laufzeitfehler fihren muRi.
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Eine Ldsung kann so aussehen, dall T; einfach so lange suspendiert, bis ein anderer Thread
T, die Funktion enqueue aufruft. Diese Mdglichkeit haben wir in Abbildung 2.7 realisiert: der
Aufruf von wait(old) innerhalb von dequeue bewirkt, daf der ausfilhrende Thread so lange
suspendiert wird, bis o1d gebunden ist. Nach Konstruktion kann o1ld nur an eine Listenzelle
gebunden werden, die wiederum nur von enqueue erzeugt werden kann.

Es gibt allerdings auch noch eine andere Mdglichkeit, die einen noch héheren Grad an Neben-
laufigkeit erlaubt. Hierzu muB lediglich der Aufruf wait (o1d) innerhalb von dequeue ersatzlos
gestrichen werden: dann wird bei dequeue(q) und leerer Schlange wie zuvor einfach das En-
de von q um eine neue Listenzelle verlangert, die eine neue logische Variable x enthalt. x wird
dann aber sofort ohne Suspension als Ergebnis zuriickgeliefert; dadurch steht dann 1ast noch vor
first. Der Vorteil dieser Variante liegt darin, daR der ausfiihrende Thread T dann noch so lange
weiterlaufen kann, bis zum ersten mal der Wert von x bendtigt wird und erst dann suspendieren
mul. Folgt spéter dann beispielswiese eine Einfligeoperation mittels enqueue(q,23) dann wird
dadurch x an 23 gebunden und die Ausfuihrung von T; kann wieder aufgenommen werden.

Zusammenfassung
e L ist eine Teilsprache von Oz mit einem funktionalen Kern. Zur Notation von L verwenden
wir SML-Syntax.

e Wichtige Charakteristika von L sind: hdhere Funktionen (mit call-by-value Semantik), lo-
gische Variablen, Threads, dynamische Typisierung.

e Variablen kénnen als Werte Zahlen, Konstruktoren, Tupel, Zellen und Funktionen anneh-
men.

e Logische Variablen erlauben die explizite Darstellung von unvollstdndiger Information im
Speicher.

e Der Case-Ausdruck ist ausdrucksstarker als in SML und erlaubt komplexe Synchronisa-
tionsbedingungen, da in L auch nicht-lineare Pattern erlaubt sind und die Semantik tber
logische Implikation definiert ist.

e Die Semantik wird informell ber Auswertung von Abschliissen (ber einem Graphen de-
finiert.

e Ein Abschlu ist ein Paar (u, e) mit einer Umgebung « und einem Ausdruck e, wobei u
allen freien Bezeichnern von e einen Knoten im Ausfilhrungsgraphen zuordnet.

e Threads bestimmen die Reduktionsstrategie: jeder Thread wertet einen Ausdruck aus.
e Die Reduktionsstrategie garantiert Fairnel.

e Die Monotonie-Eigenschaft der Sprache garantiert, daf ein einmal reduzierbarer Thread
immer reduzierbar bleibt.

e Logische Variablen bilden ein einfaches und transparentes Mittel zur Synchronisation von
Threads.
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Kapitel 3

Grundmodell

Das Graphenmodell aus dem vorangehenden Kapitel liefert zwar im Vergleich zum Constraint-
modell schon wesentlich konkretere Anhaltspunkte fiir eine Implementierung von L, dennoch
ist das Graphenmodell aus Implementierungssicht in verschiedener Hinsicht noch zu abstrakt.
Daher wollen wir in diesem Kapitel ein maschinennéheres Modell vorstellen, das Modell einer
virtuellen Maschine.

Sowohl zur Beschreibung der Implementierung von Programmiersprachen als auch zu ihrer Im-
plementierung selbst greift man auf das Konzept einer virtuellen Maschine zuriick. Diese Maschi-
nen heillen ,virtuell“, weil sie keine real existierende Hardware beschreiben (diese bezeichnen
wir dann im folgenden zur Unterscheidung als reale Maschinen), sondern auf einem héheren
plattformunabhéngigen aber dennoch maschinennahen Abstraktionsniveau ansetzen. Program-
me fiir eine virtuelle Maschine kdnnen auf verschiedene Arten auf einer konkreten Hardware-
plattform zur Ausfuhrung gebracht werden: eine Moglichkeit — auf die wir uns in dieser Arbeit
konzentrieren werden — besteht darin, den virtuellen Maschinencode von einem Interpretierer,
auch Emulator genannt, ausfiihren zu lassen. Dieser wird aus Effizienzgriinden in der Regel in
einer hardwarenahen Sprache (C++ im Fall von Mozart) implementiert. Die Existenz einer vir-
tuellen Maschine muf3 aber nicht unbedingt mit einem Emulator gekoppelt sein: so kann man in
einem Ubersetzungsschritt jede virtuelle Maschineninstruktion in eine Folge von realen Maschi-
neninstruktionen der Zielplattform transformieren. Dieses Vorgehen hat den Nachteil, daf? diese
letzte Phase stark von der speziellen Zielplattform abhéngig ist, und daher fir jede unterstitzte
Plattform separat realisiert werden muf3. Daher sind manche Systeme dazu ubergegangen, den
virtuellen Maschinencode in eine sowohl portable als auch hardwarenahe Zielsprache (wie zum
Beispiel C) zu ubersetzen [CFS94, Hau94, HCS95, GDBD92]. In beiden Féllen spricht man von
einer nativen Ausfuhrung des virtuellen Maschinencodes.

Die Wahl der Ausfiihrungsmethode hat allerdings einen deutlichen Einflu auf das Design der
Instruktionen (weniger oder gar nicht auf die Daten- und Speicherstrukturen) der virtuellen Ma-
schine. So versucht man beim emulatorbasierten Ansatz, den interpreterbedingten Mehraufwand
dadurch zu minimieren, dafl man den Instruktionssatz méglichst grobkérnig wahlt, um so in einer
Instruktion moglichst viel Arbeit zu erledigen. Auf der anderen Seite kann ein feinkdrniger Be-
fehlssatz beim nativen Ansatz viel besser den vom Compiler aquirierten Informationen Rechnung
tragen. So kann man zum Beispiel Uberflissige Typtests, Demaskierungen, Dereferenzierungen
etc. einsparen. Wir werden in Abschnitt 6.7 noch genauer auf die Vor- und Nachteile von nativer
Codeerzeugung im Gegensatz zu einem Emulator eingehen.

41
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Bei der Darstellung von virtuellen Maschinen wird in der Literatur in der Regel direkt Bezug auf
die Aspekte einer konkreten Implementierung genommen. Das erschwert meist den Einblick in
die wesentlichen Ideen und Techniken, die dem Design zugrunde liegen, oder verschliefit sogar
dem in Implementierungsaspekten unerfahrenen Leser den Zugang ganzlich.

Wir wollen daher eine Beschreibung der virtuellen Maschine in verschiedenen Ebenen vorneh-
men. In diesem Teil der Arbeit geht es uns zundchst darum, ein Verstandnis der Funktionsweise
der Maschine auf mdglichst hohem Abstraktionsniveau zu geben, bei dem allerdings bereits alle
wichtigen Punkte Berlicksichtigung finden. Wir werden uns daher zunéchst noch nicht mit Bits,
Bytes und Zeigern auseinandersetzen und auch vollig auf die detaillierte Prasentation von Algo-
rithmen und Datenstrukturen zur Implementierung verzichten. Wir werden aber dann in Teil I
genau auf die verschiedenen Aspekte einer konkreten Implementierung eingehen und dann dort
auch genau sehen, wie sich das virtuelle Modell umsetzen lai3t und welche Kompromisse unter
Umsté&nden auch aus pragmatischer Sicht heraus eingegangen werden mussen.

In den folgenden Abschnitten dieses Kapitels konzentrieren wir uns darauf, méglichst schnell ein
kompaktes Gesamtbild zu vermitteln. Daher werden die in diesem Kapitel vorgestellten Techni-
ken zwar immer korrekt sein, in manchen Féllen lassen sich aber noch Verbesserungen vorneh-
men. Wir wollen daher daran anschlielend in einem eigenen Kapitel 4 ausfuhrlicher auf ver-
schiedene Optimierungsmoglichkeiten eingehen. Auch werden wir zugunsten einer kompakten
Darstellung zundchst noch auf die Diskussion von Alternativen verzichten. Wir werden dann
aber in Kapitel 5 auf mogliche alternative Realisierungen bei den unterschiedlichen Konstrukten
genauer eingehen.

Wir werden in diesem Kapitel so vorgehen, dafl wir zundchst nach einer kurzen Beschreibung
des Zusammenspiels zwischen Maschine und Ubersetzer auf die Anderungen eingehen, die die
Darstellung des Graphen im Maschinenmodell erfahrt. AnschlieBend stellen wir Register vor, die
die Aufgabe der Umgebungen im Graphenmodell (ibernehmen. Darauf folgt eine Beschreibung
des Formates von Maschinenprogrammen, dem sich eine ausfiihrliche Diskussion von Suspensi-
on und Signalbehandlung anschlieit. Darauf gehen wir dann auf die verschiedenen Instruktionen
der Maschine ein. Wir schlieRen das Kapitel mit einem Ausblick auf die Aspekte von Persistenz
und Verteilung ab.

Im folgenden gehen wir in Abschnitt 3.3 darauf ein, welche Anderungen sich am Graphen aus
Sicht des Maschinenmodells ergeben. In Abschnitt 3.4 beschreiben wir die Adressierungsarten
der Maschine. Abschnitt 3.7 geht auf die Implementierung von Suspension ein. In Abschnitt 3.8
folgt dann eine Beschreibung der Instruktionen der Maschine, wobei wir der Implementierung
des Case-Ausdrucks einen eigenen Abschnitt widmen. Darauf zeigen wir in Abschnitt 3.10, dal3
eine Erweiterung der Maschine, die fiir inkrementelle und getrennte Ubersetzung benétigt wer-
den, sehr einfach realisierbar ist. AbschlieRend gehen wir in den Abschnitten 3.11 und 3.12 kurz
auf zwei wichtige Aspekte neuerer Arbeiten an Oz ein, die Persistenz und vor allem Verteilung
betreffen.

3.1 Eine neue Sprache

Das Modell, das wir in diesem Kapitel einflihren, basiert auf einer Programmiersprache, die auf
niedrigerem Abstraktionsniveau als L ansetzt. Wir bezeichnen sie daher als Maschinensprache,
nennen ihre Anweisungen Instruktionen und bezeichnen ihr Ausfiihrungsmodell als das Modell
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einer virtuellen Maschine.! Die Maschineninstruktionen sind feinkdrnig und von einem stark
imperativen Charakter gepragt.

Da die Maschine nun nicht mehr direkt die Anweisungen von L versteht, muf3 in einem ei-
genen Ubersetzungsschritt die Quellsprache von L in die Maschinensprache (ibersetzt werden,
wobei die Baumstruktur der Ausdriicke von L linearisiert wird. Der Ubersetzer transformiert
L-Programme in aquivalente Sequenzen von Maschineninstruktionen. Die resultierenden Ma-
schinenprogramme konnen wegen ihrer einfachereren Struktur und Granularitit in der Regel
sehr viel effizienter ausgefiihrt werden. Ein weiterer Vorteil ergibt sich dadurch, daR der Uber-
setzer nun bereits vor Programmausfiihrung durch genaue Analyse des Quellprogramms viele
Optimierungen durchfiihren kann, die in effizienterem Code resultieren [WM97].

Eine wichtige Aufgabe des Ubersetzers besteht nun auch darin, die Korrektheit der erzeugten
Programme zu gewéhrleisten. Die Maschinensprache ist nicht mehr typsicher, so dal8 es mog-
lich wird, Maschinenprogramme mit undefiniertem Verhalten zu schreiben: wie wir weiter unten
sehen werden, ist es beispielsweise mdglich, eine Instruktion zu verwenden, die auf ein nicht exi-
stierendes Argument eines Tupels zugreift und so den Speicher korrumpieren kann. Auch ist es
mdoglich, da Maschinenprogramme die FairneReigenschaft verletzen: wie wir in Abschnitt 3.6
sehen werden, wird nur bei bestimmten Instruktionen auf Preemption getestet. Somit mufR auch
hier der Compiler sicherstellen, daB die FairneReigenschaft erhalten bleibt.

Eine interessante noch offene Frage ist die, ob es mdglich ist, ahnlich wie fur Java [LY96] zu
einem gegebenen Maschinenprogramm zu entscheiden, ob dies ohne Verletzung von Konsistenz
und Fairnel? korrekt ausgefiihrt werden kann. Diese Fragestellung ist unter dem Aspekt der \Ver-
teilung [HVS97] (vgl. Abschnitt 3.12) von grofRer Bedeutung, da hier Maschinenprogramme Uber
unsichere Medien verschickt werden.

3.2 Zusammenspiel Ubersetzer und Maschine

Abbildung 3.1 zeigt ein vereinfachtes Modell, das das Zusammenspiel zwischen Ubersetzer und
Maschine verdeutlicht. Die Vereinfachung liegt darin, daf hier zundchst die Aspekte der ge-
trennten Ubersetzung und der Inkrementalitat noch auBer Acht gelassen wurden. Wir werden
allerdings dann in Abschnitt 3.10 sehen, daR dieses einfache Modell sich sehr leicht entspre-
chend erweitern 14Rt. Der Ubersetzer erhélt als Eingabe ein Programm, also einen beliebigen L
Ausdruck, der keine freien Variablen enthalten darf. Dieses Programm wird vom Ubersetzer in
ein Maschinenprogramm ubersetzt und auf einer Datei abgelegt. In dieser Form kann das Ma-
schinenprogramm nun noch nicht direkt von der Maschine ausgefiihrt werden. Hierzu ist ein
spezieller Ladeschritt nétig: beim Hochfahren der Maschine transformiert daher der Lader die
externe textuelle Darstellung des Maschinenprogramms in eine addquate interne Reprasentation,
so dal es in einem dafiir erzeugten Thread ausgefiihrt werden kann. Die Maschine terminiert,
sobald kein ausfuhrbarer Thread mehr existiert.

1Genau genommen kénnte man auch eine Implementierung des Graphenmodells als virtuelle Maschine bezeich-
nen, allerdings wiirde man hier wohl noch eher von einem Interpretierer sprechen.
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Abbildung 3.1 Ein einfaches Modell zum Zusammenspiel zwischen Ubersetzer und Maschine
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3.3 Der Graph im Maschinenmodell

In diesem Abschnitt gehen wird auf die Anderungen bei der Darstellung des Graphen im Maschi-
nenmodell gegentiber dem Graphenmodell aus Kapitel 2 ein. Da wir auch im Maschinenmodell
noch soweit als méglich von Details der Implementierung abstrahieren wollen, werden wir das
Modell aus Kapitel 2 direkt Gbernehmen und wenige Anderungen vornehmen, die wir im fol-
genden beschreiben. Auf die genaue Darstellung der Datenstrukturen im Speicher werden wir im
Implementierungsteil 111 detailliert eingehen.

Die wesentliche Anderung im Speichermodell der Maschine betrifft die Darstellung der Varia-
ble: hier handelt es sich zwar nach wir vor um Knoten, die mit VAR markiert sind. Diese Knoten
erhalten aber noch zusatzlich eine Referenz auf die sogenannte Suspensionsliste, auf die wir in
Abschnitt 3.7.1 ndher eingehen werden. Wichtiger aber ist eine Anderung, die sich im Zusam-
menhang mit der Unifikation ergibt: im Graphenmodell werden dabei vAR-Knoten mit anderen
Knoten verschmolzen. Im Maschinenmodell gehen wir aus zwei Griinden anders vor: zum einen
muBten beim Verschmelzen alle Kanten, die auf einen Knoten zeigen, gedndert werden; es ist
allerdings nur mit grolem Aufwand (entweder an Speicherplatz oder Laufzeit) méglich, diese
Kanten zu bestimmen. Zum anderen werden wir in Abschnitt 3.9 sehen, dal3 es zur Implementie-
rung des Case nétig sein wird, Unifikationen auch wieder zuriickzunehmen.

Anstatt einen VAR-Knoten K mit einem anderen Knoten K’ zu verschmelzen, gehen wir nun so
vor, dal wir die Marke von K in REF (fiir Referenz-Knoten) dndern und eine neue Kante einfligen,
die von K zu K’ fuhrt. Abbildung 3.2 verdeutlicht, wie die Unifikation zweier Tupel, die wir in
Abbildung 2.5 auf Seite 26 beim Graphenmodell verwandt hatten, nun unter Verwendung von
REF-Zellen aussieht.

Die Maschine muR nun aber dennoch die Illusion erhalten, als wéaren Knoten verschmolzen wor-
den. Daher behandelt die Maschine REF-Knoten transparent, das hei8t wann immer der Wert eines
Knotens bendtigt wird, wird einer méglichen Referenzkette so lange gefolgt, bis ein Knoten er-
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Abbildung 3.2 Unifikation andert vAR-Knoten in REF-Knoten.

TUPLE/ F

TUPLE/ F

I NT/ 5 ® VAR TUPLE/ G
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@ | NT/ 3 I NT/ 5

TUPLE/ F

TUPLE/ G

I NT/ 23

reicht wird, der nicht mit REF markiert ist. Diese Operation bezeichnen wir als Dereferenzieren.
Das bedeutet nun allerdings nicht, daB die Maschine jedesmal, wenn eine Operation auf einem
Knoten ausgefiihrt wird, zuvor einen Dereferenzierungsschritt durchfuhren muf3. Dies ist in der
Regel nur dann notig, wenn der Wert des Knotens bendtigt wird; zudem ist bei vielen Operatio-
nen bereits sichergestellt, dal ein Knoten keinen Referenz-Knoten enthalten kann. Wir werden
diesen Aspekt noch ausfiihrlich in Abschnitt 5.3 diskutieren und wollen hier daher nicht weiter
darauf eingehen.

Die einzige wesentliche weitere Anderung bei der Darstellung von Werten im Speicher betrifft
die Funktions-Knoten. Ein Funktions-Knoten wird nun markiert mit FuN/n, wobei n die Aritat
der Funktion ist. Von einem Funktions-Knoten gehen zwei Kanten aus: eine verweist auf den
Maschinencode des Rumpfes (siehe Abschnitt 3.5), die zweite zeigt auf ein Feld, das die Werte
der freien Variablen des Rumpfes als Referenzen auf andere Knoten des Graphen aufnimmt. Wir
werden auf die Darstellung von Funktionen im Maschinenmodell in den folgenden Abschnitten
dieses Kapitels noch ausfuhrlich zuriickkommen, so da3 wir an dieser Stelle nicht naher auf die
Bedeutung dieser Komponenten eingehen wollen.

Abbildung 3.3 zeigt die Darstellung einer Funktion im Graphen. Wir haben hier eine graphi-
sche Reprasentation gewdhlt, die der Realisierung in der konkreten Implementierung bereits sehr
nahe kommt. Wie bereits erwahnt, werden wir uns aber dennoch in diesem Kapitel noch nicht
naher mit dem Aspekt des Speicherlayouts der verschiedenen Datenstrukturen beschéftigen. Wir
werden nur bei Abbildungen auf eine uns als am geeignetesten erscheinende Darstellung zurtick-
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Abbildung 3.3 Darstellung von Funktions-Knoten
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greifen, die auch beispielsweise Felder verwendet und nicht nur Knoten und Kanten benutzt.

3.4 Umgebungen und Register

Die Maschine fiihrt die Instruktionen aus, indem sie diese wie im Graphenmodell relativ zu einer
Umgebung interpretiert. Diese Umgebungen werden in der Maschine als Register bezeichnet.
Register sind Felder, deren Elemente auf Knoten im Graph verweisen. Eine Schwéche des Gra-
phenmodells aus Sicht der Implementierung liegt in der Tatsache, daf’ der Zugriff auf Umgebun-
gen lediglich tber die Namen von Variablen erfolgt, was in der Praxis mit einem Hashing-Schritt
verbunden ist. Dieses Manko beseitigt der Compiler, indem er bereits zur Ubersetzungszeit bei
der Registerallokation jeder Variablen x des Quellprogramms auf einen Index ¢ eines Registers
abbildet, so dal’ die Maschine nun nur noch effizient ber Indizes und nicht mehr tGber Namen
auf die Werte von Variablen zugreifen kann.

Eine weitere Schwéche des Graphenmodells besteht darin, daf’ bei der Ausfiihrung von Anwei-
sungen die Umgebungen haufig erweitert, eingeschrénkt oder kopiert werden mussen. Auch die
Maschine kann dynamisch neue Registersatze erzeugen. Um dem Ubersetzer allerdings eine de-
dizierte EinfluBnahme auf die Allokation von Registern zur Laufzeit zu ermdglichen, unterstiitzt
die Maschine unterschiedliche Arten von Registern mit unterschiedlich langer Lebensdauer. Dem
Compiler fallt somit die Aufgabe zu, fir jede Variable x des Quellprogramms eine Klassifikation
vorzunehmen, indem er z eine Registerart (auch Adressierungsart genannt) zuweist und zudem
auch noch einen Index ¢ innerhalb des Registersatzes von x bestimmt.

Tabelle 3.1 falit die verschiedenen Arten von Registern zusammen, die die Maschine unterstiitzt.
Wir werden zundchst die Art der Verwendung dieser Register nur kurz skizzieren, werden in den
folgenden Abschnitten dieses Kapitels aber genauer darauf eingehen.

Jeder Thread verfugt Gber einen Satz von n allgemeinen (engl. general purpose) Registern, mit
festem n. Der Compiler kann diese auch X-Register genannten Register zum Zwischenspeichern
tempordrer Werte oder fiir sehr kurzlebige Variablen verwenden. Zudem werden sie fir die Pa-
rameteriibergabe bei der Funktionsapplikation, die Riickgabe von Werten bei Funktionsaufrufen
und auch noch fir verschiedene andere Zwecke verwandt, wie weiter unten beschrieben.
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Tabelle 3.1 Registerarten der Maschine

Name Lebensdauer Schreibweise Typische Verwendung
X Thread X; temporare Werte, Parameteriibergabe, etc.
lokal | Funktionsinkarnation L; lokale Variablen einer Funktion
global Funktion G; globale (= freie) Variablen einer Funktion
virtuell Programm Vi konstante Argumente

Zum Zugriff auf die lokalen Variablen einer Funktion dienen die L-Register. Der Compiler sorgt
dafir, dal8 der Code, der fur den Rumpf einer Funktion f erzeugt wird, bei Bedarf bei jedem
Aufruf von f einen neuen Satz L-Register hinreichender Grife alloziert und diese entsprechend
fullt.

Die G-Register dienen zur Adressierung der freien Variablen einer Funktion.

Jedes Programm verfligt tber beliebig viele virtuelle oder V-Register, die zur Adressierung von
konstanten Werten dienen, also Werten, die sich Uber die gesamte Lebensdauer eines Programmes
hinweg nicht verdndern werden. Daher kann bereits der Lader Referenzen auf diese Register
auflosen, was den Namen ,virtuell* erklart. Naheres hierzu siehe Abschnitt 3.5

Mit dem Begriff ,,Register” bezeichnet man Ublicherweise besonders ausgezeichnete, feste Spei-
cherbereiche einer Maschine, auf die besonders effizient zugegriffen werden kann. In diesem
Sinne verdient allerdings keines der oben beschriebenen Register der Maschine diesen Namen,
da alle diese Register dynamisch mehrfach in wechselnden Speicherbereichen alloziert werden
konnen. Wir schliefen uns bei der Namensgebung dabei Warren [War77] an und verwenden den
Begriff in der erweiterten Form. Neben diesen Registern, die ausschlielich zur Adressierung
von Variablen verwandt werden, verwendet die virtuelle Maschine noch einige weitere Register,
die nun aber im eigentlichen Sinne als ,,Register” bezeichnet werden kénnen: sie werden zum
Beispiel fur die Case-Anweisung oder zum Aufbau von Tupeln verwandt. Wir wollen aber an
dieser Stelle nicht weiter vorgreifen, sondern werden diese Register im folgenden nach und nach
einfuhren.

Die Qualitat mit der der Compiler die Aufgabe der Registerallokation erfiillt, hat einen wichtigen
EinfluR auf die Qualitat des erzeugten Codes. Wir werden daher in einem eigenen Abschnitt (5.6)
noch einmal gesondert auf diese Thematik im Zusammenhang mit L eingehen.

3.5 Maschinenprogramme

Wie bereits oben erwihnt, erzeugt der Ubersetzer als Ausgabe ein Maschinenprogramm, das als
Eingabe fiir den Lader dient. Bei einem Maschinenprogramm handelt es sich allerdings nicht
lediglich um eine Folge von Maschineninstruktionen, sondern es besitzt mehr Struktur, wie Ab-
bildung 3.4 zeigt: es besteht aus zwei Hauptteilen, der Prelude und einer Folge von (mindestens
einem) Segmenten.
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Abbildung 3.4 Format von Maschinenprogrammen

prog = prelude seg*t Programm

prelude ::= prelude pinstr* end Prelude

pinstr = vnewInt V;n Preludeinstruktionen
| vnewVar V;
| vnewCon V;
|  import v, string
|  export V; string
| vmakeHT n
|  vaddHTCon V; Vi, label
|

vaddHTTuple  V; Vi label label

seg = segment S, INstr* end Segmentdefinition
instr = [label:] opcode arg* Maschineninstruktion
opcode =  unify | move | cen
arg = on Zahl
| label
| Xn | Ln | Gp, ‘ Vi Register
| Sp Segmentreferenz
label = string Sprungziel
3.5.1 Prelude

Die Instruktionen der virtuellen Maschine sollen die Mdglichkeit haben, direkt auf Knoten im
Speicher zu verweisen. Damit dies mdglich wird, mussen diese Knoten zuerst im Speicher auf-
gebaut werden, bevor die Instruktionen selbst geladen werden. Diese Aufgabe Ubernimmt die
Prelude.

Die Prelude besteht aus einer Folge von wenigen speziellen Preludeinstruktionen, die nur hier
verwandt werden kdnnen. Diese Instruktionen werden anders als die Instruktionen der Segmente
bereits zur Ladezeit direkt vom Lader selbst ausgefiihrt. Ihre Aufgabe besteht in der Initialisie-
rung der V-Register. Die Funktionsweise der einzelnen Instruktionen wird wie folgt beschrieben:

vnewInt V; n
Die Instruktion erzeugt einen neuen Zahl-Knoten mit Wert n im Speicher und legt eine Referenz
auf diesen Knoten im Register v; ab.

vnewVar V;
Erzeugt einen neuen Variable-Knoten im Speicher und speichert eine Referenz auf diesen Knoten
im Register v;.

vnewCon V;
Erzeugt einen neuen Konstruktor-Knoten im Speicher und speichert eine Referenz auf diesen
Knoten im Register v;.
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Die Instruktionen vmakeHT, vaddHTCon UNd vaddHTTuple Werden zur Erzeugung von Hashtabel-
len fiir die Indizierung von Case-Ausdriicken benétigt und werden in Abschnitt 4.6.4 beschrie-
ben.

Die letzten beiden Instruktionen import und export werden zur getrennten Ubersetzung benétigt
und werden in Abschnitt 3.10 beschrieben.

3.5.2 Segmente

Auf die Prelude folgen ein oder mehrere Segmente, die die eigentlichen Maschineninstruktionen
eines Programms enthalten. Der Compiler legt den Code, den er fir den Rumpf jeder Funktions-
definition erzeugt, jeweils in einem eigenen Segment ab. Schlie}lich wird der ganze verbleibende
Toplevel (also alles bis auf die in einem Programm enthaltenen Funktionsrimpfe) in einem eige-
nen und zwar immer in dem ersten Segment abgelegt; das ist wichtig, da wir in Abschnitt 3.5.4
sehen werden, dal’ der Lader sicherstellt, da nach dem Laden immer das erste Segment eines
Programmes zur Ausflihrung gebracht wird.

Jedes Segment besteht aus einer Folge von Maschineninstruktionen, die jeweils aus dem Namen
der Instruktion gefolgt von (eventuell 0) Argumenten bestehen. Dabei kann jede Instruktion op-
tional noch mit einer Zeichenkette als Marke fiir ein Sprungziel versehen werden. Ein Argument
einer Instruktion kann entweder eine Zahl n, ein symbolisches Sprungziel oder eine Referenz
auf ein Register in der Form X;, L;, G; oder V; sein. Nur die Instruktion zur Funktionserzeugung
erlaubt als einzige Instruktion auch Referenzen auf andere Segmente in der Form S;; dabei ist
allerdings sichergestellt, dal? s; stets auf ein Segment des gleichen Programms verweist.

3.5.3 Beispiel

Abbildung 3.5 zeigt links ein kleines Beispielprogramm (das lediglich zur Illustration dient und
daher wenig sinnvolle Anweisungen enthalt) und rechts ein mogliches virtuelles Maschinenpro-
gramm dazu (der Uberschaubarkeit wegen wurde hier auf Optimalitat des Maschinenprogramms
kein Wert gelegt). Wir wollen an dieser Stelle noch nicht genau auf jede der hier verwandten
Instruktionen eingehen, da diese erst in den folgenden Abschnitten dieses Kapitels beschrieben
werden, sondern wollen uns hier darauf konzentrieren, die Zusammenhénge zwischen Prelude
und Segmenten zu verdeutlichen.

Das gesamte Programm besteht aus insgesamt 3 Segmenten: s, fiir den Toplevel und S; und S
fur die Rimpfe der Funktionen £ und g respektive.

Die Prelude initialisiert zunédchst 2 V-Register: der Konstruktor ABC kommt nach v, wéhrend Vo
die Zahl 5 aufnimmt. Somit kdnnen Referenzen auf die Variable ABC direkt tber ein V-Register
effizient aufgeldst werden, wie dies bei der Unifikation in Segment S1 geschehen ist.

Das Toplevel Segment s erzeugt zunéchst eine Funktion unter Verwendung der Instruktion fun,
die wir in Abschnitt 3.8.3 genauer beschreiben werden, daher hier nur soviel: das erste Argument
X1 bezeichnet das Register in das die neu erzeugte Funktion geschrieben wird; das letzte Argu-
ment S, gibt an, in welchem Segment, der Code, der fir den Rumpf der Funktion £ erzeugt wurde,
zu finden ist. Die letzte Anweisung return in Sy markiert das Ende einer Anweisungssequenz
und wird in Abschnitt 3.5.5 néher erlautert.

Der Rumpf von £ in Segment S; erzeugt ebenfalls zunéchst eine neue Funktion mittels der
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Abbildung 3.5 Beispielprogramm und zugehériger virtueller Maschinencode

prelude
vnewCon Vj % ABC
vnewInt Vq 5

end
let

con ABC; segment Sy % Toplevel
fun f(x) = fun X1 0 0 §4

let fun g() = 5 return X;

in end

spawn(g) ; segment S hf
unify(x,ABC); fun X1 0 0 S

X spawn X

end unify Xo Vo
in return X
f end
end
segment Sg h g
return V;

end

fun Anweisung. AnschlieBend wird dann mittels der spawn Instruktion (néheres siehe Abschnitt
3.8.1) ein neuer Thread erzeugt; das Argument von spawn bezeichnet dabei das Register, indem
die nullstellige Funktion zu finden ist, die in dem neuen Thread appliziert werden soll.

3.5.4 Der Lader

Wie bereits weiter oben erwahnt besteht die Aufgabe des Laders darin, ein virtuelles Maschinen-
programm in eine adéquate interne Représentation zu transformieren. Dabei wird in 3 Schritten
vorgegangen.

1. Aufbau der V-Register
2. Laden der Segmente:

(@ Auflésen von Referenzen auf V-Register durch deren Inhalte
(b) Auflésen symbolischer Segmentreferenzen
(c) Auflésen symbolischer Spriinge

3. Ausflihrung des ersten Segments

Zundchst werden die Inhalte der V-Register bestimmt: das geschieht durch Ausfiihrung der In-
struktionen der Prelude. Daran anschlielend werden die Segmente geladen; dabei werden sym-
bolische Referenzen auf andere Segmente und auf Sprungziele aufgelést. Am wichtigsten ist
aber die Auflésung von Referenzen auf V-Register: die Instruktionen der Segmente kénnen nur
lesend und nicht schreibend auf V-Register zugreifen. Da alle Inhalte der V-Register beim La-
den der Segmente bereits bekannt sind (da die Prelude bereits vollstandig ausgefiihrt wurde),
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Abbildung 3.6 Zusammenhang Thread, Auftrag, Register, Instruktionen
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kann der Lader nun die indirekten Referenzen auf V-Register in den Instruktionen durch direkte
Referenzen auf die entsprechenden Knoten des Speichers ersetzen. Das erlaubt dann beim spa-
teren Ausfuhren des Codes einen schnelleren Zugriff auf diese Argumente, da eine Indirektion
eingespart wurde. So gesehen sollte der Compiler versuchen, mdglichst viele V-Register zu ver-
wenden; flr Funktionen, die nicht innerhalb von anderen Funktionen deklariert wurden, kdnnte
man prinzipiell sogar ganz auf die Verwendung von G-Registern verzichten und nur V-Register
benutzen. In der Praxis ist dies allerdings nicht mdglich: so gibt es viele Instruktionen, die in
ihren Argumenten zwar die Verwendung von X-, L- und G-Registern erlauben nicht aber die
von V-Registern. Der Grund hierfiir liegt in der Darstellung der Instruktionen in der Implemen-
tierung, auf die wir in Abschnitt 6.5 ndher eingehen: um den Dekodieraufwand zu reduzieren,
kodiert man die Registerarten der Argumente in den Operationscode der Instruktion und erhélt
somit aus einer Instruktion wieder mehrere verschiedene Instanzen. Um nun den Instruktionssatz
klein zu halten, verbietet man fir viele Instruktionen die Verwendung von V- und zum Teil auch
von G- oder sogar L-Registern.

AbschlieBend stellt der Lader sicher, da das Programm auch zur Ausfiihrung kommt: das ge-
schieht, indem der Lader auf einem dafiir erzeugten Thread einen AbschluB (mit leerer Umge-
bung, siehe Abschnitt 3.5.5) ablegt, so dal3 das erste Segment des gerade geladenen Programms
zur Ausflihrung kommt.

3.5.5 Threads und Auftrage

Im Graphenmodell bearbeitet jeder Thread genau einen AbschluB, der Ausdriicke enthélt, die
wiederum selbst wieder Unterausdriicke enthalten. Im Maschinenmodell wird nun jeder Aus-
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druck in eine Sequenz von Instruktionen (bersetzt. Bei einem Funktionsaufruf etwa in der Form
let val z = f(y) ine end

entsteht nun die Situation, daf8 ein neuer Unterausdruck (der Rumpf der Funktion f) entsteht, so
daB der noch auszuwertende Ausdruck e gemerkt werden muf. In der Maschine verwenden wir
dazu die etablierte Technik, die einen Thread als Stapel von Abschlissen darstellt. Der oberste
Abschluf? ist derjenige, den der Thread gerade auswertet. Bei einer Funktionsapplikation wird
dann zuoberst auf dem Thread der Rumpf der Funktion, die appliziert wird, zusétzlich abgelegt.

Im Maschinenmodell bestehen allerdings die Umgebungen der Abschliisse im Gegensatz zum
Graphenmodell aus zwei Komponenten. Auch enthalten sie nicht die Werte fur alle Variablen der
zugehdrigen Anweisung: wie zuvor bereits erwéhnt, kénnen manche Variablen tiber X-Register
angesprochen werden. Wir sprechen daher nicht mehr von Abschliissen, sondern bezeichnen die
Eintrédge auf dem Stapel eines Threads als Auftrage (engl. task) (vgl. Abbildung 3.6).

Ein Auftrag ist ein Tripel der Form (PC, L, G). Dabei ist PC eine Referenz auf eine Sequenz
von Maschineninstruktionen, der sogenannte Programmzéhler. Die Zeiger L und G bilden die
Umgebung; auf ihre Bedeutung werden wir in Abschnitt 3.8 néher eingehen. Die Maschine flhrt
stets den obersten Auftrag eines Threads aus. Das Ldschen eines Auftrags geschieht explizit
durch Ausfiihrung einer speziellen Instruktion (siehe unten).

Die Ausfiihrung eines Auftrages bedeutet die Ausfilhrung der ersten Instruktion 7, auf die PC
verweist. Dabei werden Referenzen von I auf X-, L- und G-Register lber die X-Register des
aktuellen Threads und die L. und G Zeiger des Auftrages aufgeldst. Die Ausflihrung einer Instruk-
tion kann die Zeiger PC und L des aktuellen Auftrages modifizieren, es gibt keine Instruktion,
die G &ndert. Einige Instruktionen bewirken das Ldschen des obersten Auftrages oder die Erzeu-
gung eines neuen Auftrages. Dies ist die einzige Mdglichkeit auf einen anderen G-Registersatz
umzuschalten.

Nach der Ausfihrung von I zeigt PC auf die auf I folgende Instruktion, beziehungsweise (falls
es sich bei I um einen bedingten oder unbedingten Sprungbefehl handelt) auf das Sprungziel.

Zeigt pc auf eine leere Sequenz, so wird dieser Auftrag vom Thread genommen und der darunter
liegende Auftrag ausgefihrt. In der Praxis ist es allerdings zu teuer, nach der Ausfiihrung jeder
Anweisung zu Uberpriifen, ob noch eine weitere in der Sequenz existiert. Die Maschine stellt
stattdessen eine eigene Instruktion return hierzu zur Verfiigung. Diese markiert das Ende einer
Sequenz und ist die einzige Instruktion, die bewirkt, dal der aktuelle Auftrag vom Stapel des
Threads genommen wird. Der Compiler muR nun sicherstellen, dal pc nie auf eine leere Sequenz
zeigen kann (was einfach erreicht werden kann, indem beispielsweise am Ende jedes Segments
eine return Anweisung eingesetzt wird).

3.6 Signalbehandlung

Bei der Bearbeitung von Auftrdgen muf die Maschine in regelmaRigen Abstédnden das Eintreten
verschiedener Ereignisse prufen und abhéngig davon eine Signalbehandlung durchfiihren.

Mdgliche Signale sind beispielsweise:

Preemption Die Zeitscheibe des aktuellen Threads ist abgelaufen oder ein Thread mit hoherer
Prioritat wurde geweckt oder erzeugt.
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Speicherbereinigung Ein bestimmter Schwellwert beim Speicherverbrauch wurde (berschrit-
ten, so dal eine Speicherbereinigung nétig wird.

Ein/Ausgabe Auf einem Eingabepuffer liegen neue Daten an oder ein zuvor vollstandig gefullter
Ausgabepuffer kann jetzt wieder neue Daten aufnehmen.

Bei der Behandlung von Signalen mul? unbedingt die FairneReigenschaft beachtet werden: eine
nichtterminierende Berechnung darf die Signalbehandlung nicht verhindern. Eine Mdglichkeit
wire daher, diese vor der Ausfilhrung jeder einzelnen Instruktion durchzufiihren;? das ist al-
lerdings aus praktischer Sicht zu teuer. AufRerdem ist das Design der Maschine so angelegt, dal
bestimmte Folgen von Instruktionen nicht unterbrochen werden kénnen; das gilt zum Beispiel fur
die Anweisungen des Wéchters eines Case. Fir schwache Realzeitanforderungen (engl. soft real-
time) reicht es aus, nur bei solchen Instruktionen eine Signalbehandlung durchzufiihren, die auch
in nichtterminierenden Berechnungen sicher nach endlicher Zeit ausgefihrt werden. Eine solche
Instruktion ist apply, die fiir die Funktionsapplikation erzeugt wird (siehe Abschnitt 3.8.3).

Zur Realisierung von Case werden wir in Abschnitt 3.9 auch unbedingte Springe einfliihren. Da-
mit ist es moglich, eine Endlosschleife zu realisieren, die keinen Funktionaufruf enthélt (zum
Beispiel durch eine Instruktion, die immer auf sich selbst springt). Der Compiler verwendet
Spriinge allerdings nur eingeschréankt: ein Sprung kann nur auf eine Instruktion erfolgen, die
im gleichen Segment hinter der aktuellen Instruktion liegt. Es wird also nur vor und nie zuriick
gesprungen. Da alle Segmente endliche Lange haben, ist somit die FairneReigenschaft gesichert.

Die Maschine testet somit genau vor jeder Funktionsapplikation, ob eine Signalbehandlung not-
wendig ist. Wenn ja, wird der gerade bearbeitete Thread 7" angehalten, das heil3t er wechselt vom
Zustand laufend in den Zustand ausfulhrbar. Dazu sind keine besonderen MalRhahmen (wie etwa
das Retten bestimmter Register der Maschine) nétig, da 7" an dieser Stelle alle zu seiner Ausfiih-
rung bendétigten Daten bereits in sich enthalt. 7" wird somit einfach in die Liste der angehaltenen
Threads aufgenommen und die Signalbehandlung wird durchgefihrt.

Es bleibt noch zu kléren, wie die Zeitscheibe realisiert wird. Hierzu besteht zum einen die Mdg-
lichkeit, einen Zahler zu verwalten, der wahrend der Laufzeit eines Threads nach und nach inkre-
mentiert wird. Sobald ein gewisser Schwellwert Gberschritten ist, kann dann eine Threadumschal-
tung durchgefiihrt werden. Dieses Verfahren verursacht allerdings zusatzliche Laufzeitkosten fiir
die Verwaltung des Zahlers. Wesentlich praktikabler ist es, von den Mdglichkeiten moderner
Betriebssysteme und Prozessoren Gebrauch zu machen: diese bieten die Mdglichkeit, innerhalb
eines Benutzerprozesses in festen Zeitintervallen (mit einer Auflésung im Millisekundenbereich)
eine frei wahlbare Prozedur p aufzurufen. Die Maschine implementiert p dann so, daf p lediglich
ein bestimmtes Flag in der Maschine setzt, das dann spater bei Ausfilhrung von apply getestet
wird.

3.7 Suspension

MuR die Abarbeitung einer Instruktion I suspendieren, kann also I wegen fehlender Information
im Speicher nicht bearbeitet werden, so muf der zu I gehérende Thread T' suspendiert werden.
Bei Suspension gilt, dall T grundsétzlich nicht verandert wird; T halt also auf der Instruktion I
an und schaltet nicht wie sonst tblich auf die auf I folgende Instruktion. Dadurch wird gewahr-

2Wir gehen davon aus, daB die Ausfiihrung jeder einzelnen Instruktion stets nur endlich viel Zeit benétigt.
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leistet, dall 7' nach dem Wecken diejenige Instruktion, die die Suspension veranlait hat, noch
einmal ausfihrt.

T muB dann wieder geweckt werden, sobald I ausfiihrbar wird. Das ist prinzipiell dann mdglich
sobald neue Information zum Speicher hinzukommt. Es ist allerdings nicht praktikabel I nach
jeder Anderung des Speichers auf Ausfiinrbarkeit zu testen.

Das Constraintsystem von L uber rationalen B&umen verwendet (wie auch alle anderen in Mo-
zart integrierten Constraintsysteme) eine variablenzentrierte Darstellung: das bedeutet, dal die
Information im Speicher direkt mit einzelnen Variablen assoziiert ist. Demzufolge kann die Sus-
pension einer Instruktion I nur dann auftreten, wenn die im Speicher enthaltene Information Uber
eine bestimmte endliche Menge von Variablen Z noch nicht stark genug ist. Somit muR eine In-
struktion dann wieder auf Ausfiihrbarkeit getestet werden, sobald im Speicher neue Constraints
zu mindestens einer Variable x aus z hinzugefugt werden, was flr L wiederum gerade bedeutet,
daB x gebunden wurde.

3.7.1 Suspensionslisten und Suspensionen

Diese Uberlegungen geben bereits eine erste Idee fiir eine mogliche Realisierung: jeder Variable-
Knoten im Speicher hat eine Referenz auf eine Suspensionsliste, das ist die Liste aller Threads,
die auf diese Variable suspendieren. Umgekehrt ist es nicht notwendig, dal ein Thread Referenz
auf alle Variablen erhalt, auf die er suspendiert. Beim Binden einer Variablen x werden dann
einfach alle Threads aus der Suspensionsliste von z geweckt.

Eine Schwierigkeit gilt es allerdings noch zu meistern, die dadurch zustande kommt, daf ein
Thread auf mehr als nur eine Variable suspendieren kann: suspendiert ein Thread T' beispiels-
weise auf zwei Variablen z und y, so wird 7" sowohl in die Suspensionsliste von z als auch in die
von y eingetragen. Wird nun zundchst = gebunden, dann wird 7" geweckt, aber nicht unbedingt
auch direkt bearbeitet, weil unter Umstanden noch andere Threads zuvor bedient werden mussen.
Wird nun y gebunden, bevor T zur Ausfiihrung gebracht wird, so muB einfach zu erkennen sein,
dal’ T bereits geweckt wurde.

Zur Losung dieses Problems flihren wir eine Indirektion ein: die Suspensionslisten der Variablen
verweisen nicht direkt auf Threads sondern auf einen speziellen Suspensionsknoten, der dann erst
auf den richtigen Thread verweist.

Wir wollen das Vorgehen am Beispiel erkldren: ausgehend von zwei ungebundenen Variablen z
und y zeigt Abbildung 3.7 den Speicherzustand, bei der Suspension zweier Threads T und T5.
Dabei suspendierte in 77 die Ausfilhrung einer Addition z + y auf beide Variablen, wahrend Ts
bei Ausflihrung von wait (y) lediglich auf y suspendiert. Dem entsprechend taucht T in Abbil-
dung 3.7 sowohl in der Suspensionliste von z als auch in der von y auf, allerdings nur indirekt,
indem n@mlich die entsprechenden Listenelemente von z und y auf den gleichen Suspensions-
knoten Sy verweisen, der dann erst auf 7 zeigt.

Wir wollen nun betrachten, was im Einzelnen passiert, wenn ein dritter Thread die Anweisung
unify(x,5) ausfihrt: dies bewirkt ein Binden von x, wodurch der einzige Thread T4 in der
Suspensionsliste von z geweckt wird. Wichtig ist nun aber, dal zusatzlich die Referenz von S
auf Ty geldscht wird, wodurch ein weiteres Wecken uber y verhindert wird.

Wenn T3 dann von der Maschine bearbeitet wird, wird zunédchst wieder versucht, die Addition
x + y auszufihren. Dabei wird dann erkannt, dafl = gebunden ist, daB aber y immer noch auf
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Abbildung 3.7 Thread T3 suspendiert auf x + y, To suspendiert auf wait (y).

Thread Thread
T1 T2
A
S1 ~ - -Suspension- - e [SY)
i — -
i — o B g

einen Variable-Knoten verweist. Jetzt wird ein neuer Suspensionsknoten S'3 erzeugt, der auf 73
verweist und dieser in die Suspensionsliste von y zu den bereits existierenden Verweisen auf Sy
und S, eingefiigt. Abbildung 3.8 zeigt den Inhalt des Speichers zu diesem Zeitpunkt.

Wenn nun schlieflich noch unify (y,3) ausgefihrt wird, passiert folgendes: die Suspensionsliste
von y wird durchlaufen und alle Suspensionen, die noch nicht geweckt wurden (die also noch
auf einen Thread verweisen), werden geweckt. Im Beispiel sind das So und S3, so dal 77 und Ty
geweckt werden, wodurch jetzt z -+ beziehungsweise wait () nun ohne wieder zu suspendieren
bearbeitet werden kdnnen.

Abbildung 3.8 Situation nach Ausfiihren von unify(x,5), Wecken von Ty und neuerlicher Sus-
pension von Ty

Thread Thread
T1 T2
\ A
St L 1 =
3
X
Yy > // // /
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3.7.2 Suspension auf Gleichheit zweier Variablen

Bei der Suspension bedarf ein Fall besonderer Beachtung, ndmlich der, dal3 ein Thread auf die
Gleichheit zweier Variablen suspendiert, was zum Beispiel dann der Fall ist, wenn in folgendem
Ausdruck

case [x,y] of
[z,z] => ...

weder x noch y gebunden sind. Die Maschine wird dann bei der Ausfihrung der Unifikation im
Wachter eine der beiden Variablen an die andere binden. Nehmen wir beispielsweise an, dal3 x an
y gebunden wird. Im Abschnitt (iber Case (3.9) werden wir sehen, dal nur eine Suspension in die
Suspensionsliste der gebundenen Variable, also x, eingetragen wird. Wenn nun spéter ein anderer
Thread eine Unifikation von x mit y durchfiihrt (auBerhalb eines Wéchters, so dal dies global
sichtbar wird), kommt es nun darauf an, in welcher Richtung die Maschine die Bindung vor-
nimmt. Wenn jetzt in umgekehrter Richtung gebunden wird, also y an x, dann werden wie oben
beschrieben nur die Suspensionen von y geweckt, so dal3 das suspendierte Case falschlicherweise
nicht wieder geweckt wird.

Grundsatzlich gibt es verschiedene Mdglichkeiten, diese Problem in den Griff zu bekommen:

e Bei Suspension auf Gleichheit zweier Variablen x und y wird die gleiche Suspension so-
wohl in x als auch in y eingetragen. Beim spéteren Binden ist die Bindungsrichtung dann
egal. Wie oben beschrieben, kommt die Maschine auch mit der Tatsache zurecht, daf die
gleiche Suspension in der Suspensionliste zweier verschiedener Variablen vorkommt.

e Die Maschine stellt sicher, das bei einer Unifikation zweier Variablen immer in die gleiche
Richtung gebunden wird. Das setzt voraus, dal auf Variable-Knoten eine totale Ordnung
definiert werden kann, die effizient zu testen ist. Die Standardtechnik hierzu ist als Ord-
nungskriterium, die Lage im Speicher (das heif3t die Adresse des Knotens) heranzuziehen.
Das verkompliziert aber die Speicherbereinigung deutlich: diese muf? dann ndmlich sicher-
stellen, daf3 sich die relative Lage von Variablen zueinander nicht &ndert.

e Bei einer Unifikation zweier Variablen werden beide Suspensionslisten geweckt. Das hat
aber den Nachteil, dal die meisten Threads, die sich in der Suspensionsliste derjenigen
Variablen befinden, die nicht gebunden wurde, in der Regel unnétig geweckt werden und
dann direkt wieder von Neuem suspendieren missen.

Aufgrund der genannten Nachteile der beiden letzten Varianten entschieden wir uns fur die erste
Alternative.

3.8 Instruktionen

Wir wollen im folgenden die verschiedenen Instruktionen der Maschine beschreiben. Die Imple-
mentierungsmuster und Instruktionen, die wir im folgenden vorstellen, decken stets den allge-
meinsten Fall ab und sind noch nicht immer optimal. Wir wollen uns aber in diesem Abschnitt
zundchst darauf beschrénken, die grundsatzlichen Ideen zu verdeutlichen. Wir werden dann in
Kapitel 4 darauf zuriickkommen und verschiedene Techniken zur Optimierung vorstellen.
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Jeder Ausdruck e wird in eine Folge von Instruktionen Ubersetzt. Da die Auswertung eines Aus-
druckes e auch immer einen Wert liefert, sorgt der Maschinencode dafiir, dat der Wert von e in
einem Register abgelegt wird. Dabei handelt es sich nicht um ein spezielles Register, sondern der
Code kann selbst bestimmen, in welches Register der Wert eines Ausdruckes geschrieben wird.
So kann beispielsweise fiir einen Ausdruck der Form

letvalz — ein ... end

der Maschinencode fiir e gleich so ausgelegt werden, dal3 er den Wert von e in dem Register
ablegt, das der Compiler flr z vorgesehen hat.

Die Sprache L erlaubt in Ausdriicken an fast allen Stellen beliebige Subausdriicke. So kann eine
Funktionsapplikation im allgemeinen wie folgt aussehen:

60(61,...,(3”)

Bei der Ubersetzung eines solchen Ausdruckes nimmt der Compiler eine Vereinfachung vor,
indem er komplexe Subausdriicke durch die Einflihrung von Hilfsvariablen simplifiziert. So wird
die Applikation von oben intern im Compiler nach

let val zg = ep;
val 1 = e1;
val ---
val z, = e,
in
560(.’131, e ,l’n)
end

transformiert, was dann eine einfachere Behandlung innerhalb des Compilers erlaubt. Bei der
Beschreibung von Ubersetzungsmustern fiir die verschiedenen Ausdriicke von L gehen wir daher
im folgenden davon aus, da3 Ausdriicke an bestimmten Stellen nur Variablen enthalten, wo im
allgemeinen beliebige Ausdriicke erlaubt sind.

Zur besseren Strukturierung nehmen wir eine Gruppierung anhand der Quellsprache vor und
beschreiben, welche Maschineninstruktionen zur Umsetzung der einzelnen L Ausdriicke bendtigt
werden. In jedem Abschnitt werden wir dabei zunéchst die verschiedenen neuen Instruktionen
beschreiben und werden daran gegebenenfalls ein Beispiel zur Verdeutlichung anschlie3en.

Zur Notation schreiben wir im folgenden R fur ein beliebiges X-, L-, G- oder V-Register und
bezeichnen mit R, das Register, das der Compiler der Variablen x zugeordnet hat. Konstanten in
Form von Zahlen schreiben wir direkt, verwenden also beispielsweise

unify Xg 4711 statt unify Xg Vo3

wenn die Zahl 4711 im virtuellen Register Nummer 23 abgelegt wurde.

Manche der im folgenden vorgestellten Instruktionen bendtigen Zugriff auf die (im Speicher
eindeutig dargestellten) Konstruktor-Knoten fiir true, false, unit, : : und nil. Hierzu stellt die
Maschine spezielle Register truep, falsep, unitp, consp und nilp zur Verfigung, die auf die
entsprechenden Knoten verweisen.
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3.8.1 Operatoren

Fur jeden Operator wird eine eigene Maschineninstruktion eingefiihrt.

Zellen

Fir Zellen werden die folgenden Instruktionen benotigt:

newRef R R’
Erzeugt eine neue Zelle im Speicher und legt eine Referenz darauf in Register R ab. Inhalt
der Zelle ist der Knoten, auf den R’ verweist.

exchange R R' R"
Die Instruktion wartet (das heif3t der ausfiihrende Thread wird solange suspendiert), bis R
eine Zelle referiert. Danach wird in R’ der aktuelle Inhalt der Zelle abgelegt und der neue
Inhalt der Zelle zu R" gesetzt.

Beispiel Die oben beschriebenen Instruktionen haben ihre direkte Entsprechung in Quellspra-
chenausdriicken; wir wollen daher hier nur ein kurzes Beispiel bringen. So wird

let val x = ref(23);

val y = exchange(x,27)
in e
end

in eine Sequenz von Maschineninstruktion bersetzt:

newRef Ry 23
exchange Ry 27 Ry
(Code fiir e)

Wir sind hier davon ausgegangen, daB sich die Zahlen 23 und 27 in virtuellen Registern befinden.
Der Compiler muf3 also noch zusatzliche Instruktion vnewInt in der Prelude ganz zu Anfang des
Programms generieren. Diese Instruktionen haben wir hier der Ubersichtlichkeit halber wegge-
lassen und werden auch im folgenden diese nicht mehr explizit erwahnen.

Konstruktoren und logische Variablen

Zur Erzeugung von Konstruktoren und logischen Variablen dienen die Instruktionen newCon und

newVar:

newCon R
Erzeugt einen neuen CON-Knoten im Speicher und legt eine Referenz darauf in Register
R ab.

newVar R
Erzeugt einen neuen VAR-Knoten im Speicher und legt eine Referenz darauf in Register
R ab.
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Arithmetik

Die Instruktionen flr die arithmetischen Operatoren arbeiten analog zu den im vorangegangenen
Abschnitt eingefiihrten Instruktionen.

plus R R' R"
Die Instruktion wartet, bis R und R’ auf einen Zahl-Knoten verweisen, erzeugt dann einen
neuen Zahl-Knoten & im Speicher, der die Summe beider Werte enth&lt und legt anschlie-
Rend eine Referenz auf &k in R" ab.

Die Instruktionen minus, times, div und less flr die restlichen arithmetischen Funktionen sind
analog definiert.

Bei less ist zu beachten, daR diese Instruktion einen der Konstruktoren true und false im
Ausgaberegister zurtickliefert und hierzu, wie zuvor beschrieben, die Register truep und falsep
verwendet.

Unifikation

Zur Implementierung des Unifikations-Operators dient genau eine Instruktion:

unify R R’
Die Instruktion unifiziert die Knoten, auf die die Register R und R’ verweisen.

Thread-Erzeugung
Zur Erzeugung eines neuen Threads dient die folgende Anweisung:

spawn R
Die Instruktion wartet, bis das Register R eine nullstellige Funktion f enthélt. Sie erzeugt
dann einen neuen Thread 7', der genau einen Auftrag (ni1, G, PC) enthélt. Bei diesem
bleibt der L-Registersatz leer, G ist eine Referenz auf den Abschlu von f und PC ver-
weist auf den Anfang des Codesegmentes der Funktion f.

3.8.2 Deklaration

Eine Deklaration der Form
let val £ — €1 ineg end

wird so Ubersetzt, daB einfach die Codesequenz, die fur e, erzeugt wird, an die Sequenz fir e
angehéngt wird. Dabei wird der Code fir e; so angelegt, dafl das Ergebnis von e; ins Register
R, geschrieben wird.

3.8.3 Funktionen

Im Zusammenhang mit Funktionen unterscheiden wir Instruktionen, die zur Erzeugung einer
Funktion, zur Applikation und zur Ubersetzung des Rumpfes dienen.
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Funktionserzeugung

fun Rn k S
Erzeugt einen neuen Funktions-Knoten mit Aritat n und & freien Variablen und legt eine
Referenz darauf in R. Die Instruktion erwartet die Werte der globalen Variablen in den
Registern xq bis X;_1. S ist eine Referenz auf das Segment, das den Code flir den Rumpf
der Funktion enthalt.

move R RI
Die Instruktion kopiert den Inhalt von R in das Register R'.

Beispiel Wir wollen betrachten, wie der Code zur Erzeugung der rekursiven Funktion £ aus
folgendem Programmfragment aussieht (auf die Codeerzeugung fiir die Rimpfe von Funktionen
gehen wir weiter unten ein):

let val f
val aux

lvar();
fn(x,y) => f(x+u,y+v) end

in

unify(f,aux);

end

Hier wird eine Funktion £ definiert. Da £ rekursiv ist, wird deren Definition wie in Abschnitt
2.10.3 erldutert Gber die Einfiihrung einer Hilfsvariable aux ermdglicht. Der Rumpf von £ hat drei
freie Variablen: neben u und v ist das auch £ selbst. Die fun Instruktion erwartet nun die Werte
der freien Variablen des Rumpfes in X-Registern. Der Maschinencode zu obigem Ausdruck sieht
dann wie folgt aus:

move R, Xg
move R, Xy
newVar Re
move R Xo
fun X3 2 3 St
unify R: X3

Hier werden zunéchst Referenzen auf u und v nach Xg und X; kopiert. Dann wird fiir £ ein
neuer Variable-Knoten erzeugt. Eine Referenz auf diesen Knoten kommt mittels move nach Xs.
Das néchste freie X-Register ist X3, das wir flir die Variable aux verwenden. Die fun Instruktion
schreibt dann die neu erzeugte Funktion nach x3. AnschlieBend wird dann durch eine Unifikation
von X3 mit £ ein Bindung von £ an die neue Funktion erreicht.

Der Umweg bei rekursiven Funktionen Uber eine neue Variable und eine anschliefende Uni-
fikation zu gehen, laRt sich einsparen, wenn man die Reihenfolge der Arbeitsschritte der fun-
Instruktion sorgfaltig wéhlt: wenn fun zuerst einen neuen Funktions-Knoten erzeugt und diesen
im Ausgaberegister ablegt, bevor die G-Registerbank aufgebaut wird, dann I1akt sich der Code
von oben deutlich einfacher und effizienter gestalten:
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Abbildung 3.9 Speicherinhalt nach Erzeugung einer Funktion
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move Ry Xg
move R, Xy

fun X9 2 3 St
move Xo Rg

Hier wird also der neu erzeugte Funktions-Knoten zuerst in Xy abgelegt und erst danach beim
Erzeugen des Abschlusses gleich auch dort eingetragen. Somit spart man nicht nur das Erzeugen
eines Variable-Knotens im Speicher, auch eine Unifikation kann durch einen simplen Kopier-
Befehl ersetzt werden.

Abbildung 3.9 zeigt den Inhalt der X-Register und des Speichers nach Ausflihrung dieses Code-
stlicks.

Applikation
Zur Implementierung der Applikation reicht eine Instruktion aus:

apply R n
Die Instruktion priift zunéchst, ob eine Signalbehandlung notwendig ist. Wenn ja wird
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der aktuelle Thread gestoppt und die Signalbehandlung durchgefihrt. Andernfalls wird
gewartet, bis R einen Konstruktor- oder Funktions-Knoten enthélt.

Enthdlt R einen Konstruktor-Knoten ¢, dann wird ein neues n-stelliges Tupel mit Marke ¢
erzeugt, dessen i-tes Argument gerade der Inhalt von X; ist. Das neu erzeugte Tupel wird
in Xg abgelegt.

Enthalt R dagegen eine Funktion f mit Aritat n, so wird ein neuer zusatzlicher Auftrag
(PC, nil, G)

auf dem aktuellen Thread erzeugt, wobei pc auf das Segment des Codes des Rumpfes von
f verweist, G zeigt auf die Werte der freien Variablen von f, der L-Zeiger des Auftrages
bleibt leer.

Beispiel Die Parametertibergabe bei der Funktionsapplikation erfolgt wie zuvor bereits erwéhnt
uber die X-Register. Die aufgerufene Funktion liefert ihr Ergebnis im Register X zurtick.

Eine Applikation der Form

let val x = f(y,z) in ... end

wird dann wie folgt umgesetzt:

move Ry Xo
move R, Xy
apply R 2
move Xo Ry

Auf die Instruktion apply folgt also noch eine move Instruktion, die das Ergebnis des Funktions-
aufrufes in das Register rettet, das fur x vorgesehen ist.

Abbildung 3.10 verdeutlicht das Vorgehen bei der Ausfiihrung einer konkreten Applikation der
Form apply X, 2. Die Abbildung zeigt die Situation exakt nach Ausflihrung dieser Instruktion,
bevor die erste Instruktion des Rumpfes ausgefihrt wurde.

Funktionsrumpf

Zur Implementierung eines Funktionsrumpfes werden neben den bisher vorgestellten Instruktio-
nen, die folgenden neuen Instruktionen verwandt:

allocate n
Alloziert einen neuen (uninitialisierten) L-Registersatz der Grofie n. Der L-Zeiger des ak-
tuellen Auftrags zeigt nach Ausfiihrung der Instruktion auf diesen Registersatz, der alte
Wert des L-Zeigers geht verloren.

deallocate
Gibt den Registersatz frei, auf den der L-Zeiger des aktuellen Auftrags verweist und setzt
den L-Zeiger auf nil.
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Abbildung 3.10 Ausfuhrung einer Applikation erzeugt einen neuen Auftrag

unify G3 X2
movelL2 X1
putTuple X1V32
PC —
L
G= apply X2 2 pC |
PC D e — G
L — Arity: 2
G \\‘
X1o
1
2 J—
return R

Kopiert den Inhalt des Registers R ins Register Xy. Danach wird der oberste Auftrag
des aktuellen Threads T' gel6scht und der darunterliegende Auftrag zur Ausfiihrung ge-
bracht. Wenn kein weiterer Auftrag existiert, wird 7' terminiert und der néchste ausfiihrbare
Thread zur Ausfihrung gebracht.

Der Code flr den Rumpf einer Funktion folgt im allgemeinen folgendem Schema:

1.

Mittels al1ocate wird zundchst eine hinreichend grofle Umgebung alloziert, die die loka-
len Variablen der Funktion einschliel}lich der formalen Parameter aufnimmt.

. Der Aufrufer hat dafiir gesorgt, daR die n aktuellen Parameter in den Registern Xq bis

X1 befinden. Von dort werden diese nun mittels einer eigenen move Instruktion fur jeden
Parameter in ein L-Register kopiert.

Danach folgt der eigentliche Code flr den Rumpf der Funktion.
AbschlieBend wird mit deallocate die Umgebung wieder freigegeben.

Mittels return R erfolgt ein Riicksprung zum Aufrufer mit dem Inhalt von R als Ergebnis.

Hierbei handelt es sich nur um ein einfaches, allgemeines Muster. Im konkreten Fall kann der
Compiler je nach Struktur des Rumpfes einer Funktion verschiedene davon mitunter stark ab-
weichende Optimierungen vornehmen. Besteht beispielsweise im einfachsten Fall der Rumpf
nur aus unit, So reicht eine einzige Instruktion return unit aus.
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In anderen Fallen missen nicht immer alle Parameter in L-Register kopiert werden: das ist et-
wa dann der Fall, wenn ein Parameter  (berhaupt nicht im Rumpf verwandt wird, oder wenn
x nur so kurzfristig bendtigt wird, daf er in einem X-Register gehalten werden kann (vgl. Ab-
schnitt 5.6).

Auch bei der Allokation der L-Register kann der Ubersetzer von obigem Schema abweichen:
so kann es beispielsweise giinstiger sein, nicht einen groRen L-Registersatz flir den gesamten
Rumpf zu allozieren, sondern in mehreren Schritten verschiedene kleine Satze anzulegen und
wieder freizugeben. Wir werden auf diesen Aspekt noch einmal in Abschnitt 5.6.3 gesondert
eingehen.

Beispiel

Als Beispiel wollen wir die Ubersetzung der folgenden Funktion betrachten:

fun f(u,v) =
let val w = utv;
val x = g(u,w)
in
x+v

end

Zunachst wird im Segment, in dem diese Anweisung vorkommt, eine fun Anweisung eingesetzt,
die eine Funktion mit einer globalen Variablen (ndmlich g) erzeugt:

move Rg Xo
fun Re 2 1 St

Diese referiert das Segment St, das den Code fiir den Rumpf enthalt:

1 segment St

2 allocate 3

3 move Xg Lo % Lo: u

4 move Xi L3 % Li: v

5 plus Lo L Lo % Lo: w

6 move Lg Xg % u -——> Xp
7 move Lg Xy %hw -—>Xq
8 apply Go 2 % x =—=> Xp
9 plus Xp L1 X % x+v ——> Xq
10 deallocate

11 return X;
12 end

Dieser Code ist noch suboptimal; obgleich wir Optimierungen erst in Kapitel 4 diskutieren wer-
den, wollen wir an dieser Stelle kurz auf ein paar Verbesserungen eingehen: beispielsweise kann
die Instruktion in Zeile 6 eingespart werden, da u sich bereits in Xq befindet und kein Funkti-
onsaufruf dazwischenliegt, der die Registerinhalte eventuell verdndern kénnte. Wenn man diese
Instruktion streicht, erkennt man, dal’ Ly jetzt gar nicht mehr lesend verwandt wird, somit kann
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auch Zeile 3 wegfallen. Wodurch wiederum in Zeile 2 nur noch eine Umgebung mit 2 Elementen
alloziert werden muB; dann muf? man aber auch die Verweise auf L.; und L, im danach folgenden
Code entsprechend anpassen.

3.9 Case

Die Implementierung des Case-Ausdruckes stellt eine besondere Herausforderung dar. Deswegen
widmen wir diesem Aspekt einen eigenen Abschnitt.

Bei erster Betrachtung sieht ein Case in Oz zunéchst den aus imperativen Sprachen bekannten
Verzweigungskonstrukten sehr ahnlich. So scheint die Implementierung von

case [x,y] of [1,2] => ... | = ...

zunachst nicht viel schwieriger, als die Ubersetzung etwa eines C-Ausdrucks der Form

if (x==1 && y==2) { ... } else { ... }

Bei genauerer Betrachtung ergeben sich allerdings deutliche semantisch bedingte Unterschiede.
Diese riihren einerseits vom nebenldaufigen Charakter der Sprache her; sie sind aber vor allem
durch die Tatsache bedingt, daf} die Semantik des Case auf Entailment und Disentailment basiert.
Somit stellt deren korrekte und effiziente Implementierung eine Herausforderung dar, auf deren
Losung wir in diesem Abschnitt eingehen werden.

Wir werden dabei so vorgehen, daR zunachst im folgenden Abschnitt 3.9.1 ein Uberblick tiber
die verschiedenen Aspekte gegeben wird, die im Hinblick auf eine korrekte Implementierung
zu beachten sind. Daran anschliefend folgt in Abschnitt 3.9.2 eine vertiefende Darstellung der
Umsetzung in der Maschine.

3.9.1 Was muB die Implementierung leisten?
Bei einem Case-Ausdruck der Form

case I of
p1 => e
| p2 => e

| Pn => e

muB, wie in Abschnitt 2.10.5 erldutert, flr die Wéchter p; sukzessive entschieden werden, ob
diese vom Speicher subsumiert oder dissubsumiert werden. Die Maschine wird dabei so vorge-
hen, daf versucht wird, z mit p; zu unifizieren. Schlagt dies fehl, wird zu p; ; libergegangen. Bei
erfolgreicher Unifikation mul geprift werden, ob Variablen aus = gebunden wurden: In diesem
Fall muB dann die Auswertung suspendieren und zu einem spateren Zeitpunkt wieder aufgenom-
men werden.

Bereits an einem einfachen Beispiel
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let con F;
con G
in ...
case x of G(23,F(y)) => ...

end

lassen sich gut verschiedene Aspekte verdeutlichen, die fiir die Korrektheit der Implementierung
zu beachten sind. Man beachte hierbei, daB y als einzige Variable im Wachter deklariert wird, da
die anderen Variablen ja bereits an Konstruktoren gebunden sind.

Fur die Maschine ist es nicht mdglich, bei der Auswertung des Wachters diesen in einem ato-
maren Schritt zum Speicher hinzuzufiigen. Vielmehr mu der Speicher inkrementell erweitert
werden. So wird in obigem Beispiel zunachst geprift, ob x an ein zweistelliges Tupel mit Marke
G gebunden ist. Danach wird getestet, ob es sich bei dem ersten Argument £, von x um die Zahl
23 handelt. Handelt es sich bei £; um einen VAR-Knoten, so ist nun bereits klar, dal} der Wéchter
nicht subsumiert sein kann. Es wére aber falsch bereits jetzt mit der Auswertung des Wéchters
aufzuhoren und direkt eine Suspension zu erzeugen, da immer noch Dissubsumption vorliegen
kann. So muf} auch noch das zweite Argument von x mit F(y) verglichen werden.

Mul die Auswertung suspendieren, weil weder Subsumption noch Dissubsumption eines Wach-
ters entschieden werden kénnen, so mul sichergestellt werden, dalt das Wecken der Suspension
auch wieder zum richtigen Zeitpunkt erfolgt. Es muf? daher einfach sein, die Menge derjenigen
Variablen zu bestimmen, bei deren Anderung ein neuerliches Testen auf (Dis)subsumption des
Wéchters notig wird.

Hat x aus dem Beispiel die Form G(z,z), wobei z auf einen VAR-Knoten verweist, dann ist zu
beachten, daB es nicht ausreicht, z isoliert auf Konsistenz mit 23 und F (y) zu testen: jede einzel-
ne Bedingung ist zwar noch erfllbar, wahrend aber beide Bedingungen nicht gleichzeitig erflllt
werden konnen, so daf} in diesem Fall Dissubsumption vorliegt. Somit muf3 zur Entscheidung, ob
der Wéchter im Beispiel erfullt ist, zundchst z an 23 gebunden werden, bevor dann getestet wird,
ob z mit F (y) vertraglich ist. Es reicht also kein einfaches Matching, sondern es missen Unifika-
tionen durchgefiihrt werden. Die Implementierung muB also einen Mechanismus zur Verfligung
stellen, der es erlaubt, Variablenbindungen temporér im Speicher vorzunehmen und diese spater
gegebenenfalls wieder zurlickzunehmen.

Bei der Entscheidung, ob ein Wéchter subsumiert ist, ist es wichtig, eine Unterscheidung in
lokale Variablen des Wéchters (das sind diejenigen Variablen, die im Wachter deklariert wurden)
und globale (= freie) Variablen des Wachters vorzunehmen. Hat in obigem Beispiel etwa x die
Form G(z,F (42)),wobei z einen VAR-Knoten referiert, dann mul die Auswertung suspendieren,
da es sich bei z um eine globale Variable handelt. Wird dann spater z an die Zahl 23 gebunden,
dann ist der Wéchter subsumiert, da es sich bei y ja um eine lokale Variable handelt und demnach
die Gleichung 3y=G(23,F(y)) logisch impliziert wird.

Zum Entscheiden von Subsumption (nicht fiir Dissubsumption) muR prinzipiell also fiir jede
Variable erkennbar sein, wo ihr Quantor sitzt, oder genauer: ob sie lokal oder global ist. Die-
se Eigenschaft einer Variable kann sich allerdings dynamisch &ndern. Dann ndmlich wenn der
Wachter subsumiert ist; dadurch werden alle lokalen Variablen des Wéchters zu globalen Varia-
blen.
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Die Unterscheidung in lokale und globale Variablen stellt fur die Implementierung des tiefen Be-
rechnungsmodells eine deutliche Verkomplizierung dar, insbesondere da hier Berechnungsrdume
beliebig geschachtelt sein kdnnen, aber auch wieder verschmolzen werden kénnen [Sch99].

Wir werden allerdings im folgenden Abschnitt sehen, daf fir das in dieser Arbeit diskutierte
flache Modell die Unterscheidung in lokale und globale Variablen wesentlicher einfacher reali-
siert werden kann. Dies erlaubt es, Case deutlich einfacher und effizienter zu implementieren als
im tiefen Modell, wo im allgemeinen lokale Berechnungsraume aufgebaut werden missen. Al-
lerdings kdnnen die hier vorgestellten Techniken zur Implementierung von sogenannten flachen
Wéchtern direkt auch beim tiefen Oz angewandt werden: lediglich fir wirklich tiefe Wéchter
(die in der Praxis sehr selten auftreten) mussen lokale Berechnungsraume aufgebaut werden. So
kann die hier vorgestellte Implementierungstechnik auch auf das Gros der Konditionale im tiefen
0Oz angewandt werden.

3.9.2 Prinzipielles Vorgehen

Wie weiter oben beschrieben wird Subsumption eines Wachters p; so entschieden, dafll z test-
weise mit p; unifiziert wird. Im Falle von Suspension oder Dissubsumption muf3 dann aber der
Speicher wieder in seinen Originalzustand zuriickversetzt werden. Wie wir im folgenden sehen
werden, bestehen die einzigen Anderungen am Speicher, die wieder zuriickgenommen werden
mussen im Binden von Variablen. Hierzu verwendet die Maschine ein spezielles Register trail
auf einen Keller, das Spur genannt wird: die urspriinglichen Werte der Variablen, die beim Aus-
fiihren des Wachters gebunden werden, werden darauf gesichert, so da3 der Speicher im Falle von
Suspension oder Dissubsumption des Wachters in den Ursprungszustand zuriickversetzt werden
kann. In einer sequentiellen Implementierung ist dieses Vorgehen problemlos mdglich. In einer
parallelen Implementierung kommen hier andere Techniken zum Einsatz, indem die Variablen-
bindungen nicht global vorgenommen werden, sondern etwa lokal zu den einzelnen parallelen
Ausflihrungseinheiten in sogenannten Bindungsfeldern gespeichert werden [GJ90, MA95].

Die Entscheidung von Dissubsumption eines Wachters ist einfach: schlagt wahrend der Ausfiih-
rung des Wéchters eine Unifikation fehl, so liegt Dissubsumption vor.

Die Entscheidung von Subsumption ist komplizierter. Hierzu gibt es in der Literatur [ST94] ein
Verfahren, das hier angepalit werden kann: die zu einem WAéchter p; mit lokalen Variablen 5
gehorende Gleichung = = p; ist relativ zu einem Constraint C' subsumiert, genau dann wenn ¢’
existiert mit

CANIgz=p; = CAIgp = C

Dabei ist ¢ eine Konjunktion von Gleichungen der Form y; = ¢; und alle y; sind lokale Va-
riablen. Nach der Unifikation von = mit p; 1&Bt sich prinzipiell leicht aus dem Inhalt der Spur
ein Gleichungssystem y; = t; konstruieren. Subsumption liegt genau dann vor, wenn fur jede
dieser Gleichungen entweder y; oder ¢; eine lokale Variable ist. Der Test auf Subsumption l&3t
sich aber noch deutlich vereinfachen, wenn man die Bindung von lokalen Variablen nicht auf
der Spur vermerkt. Dieses Vorgehen ist korrekt: da die lokalen Variablen eines Wachters nach
auflen nicht sichtbar sind, muft somit deren Bindung nach Ausfilhrung des Wachters auch nicht
notwendig wieder zuriickgenommen werden. Wenn man zudem darauf achtet, daB bei der Unifi-
kation zweier Variablen lokale stets préferiert an globale Variablen gebunden werden, reduziert
sich der Test auf Subsumption damit deutlich: nach Ausfuhrung des Wéchters liegt genau dann
Subsumption vor, wenn die Spur leer ist.
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Liegt weder Subsumption noch Dissubsumption vor, so enthélt die Spur gerade diejenigen Va-
riablen, auf die suspendiert werden muf: fiir den aktuellen Thread wird eine Suspension erzeugt,
die in die Suspensionsliste aller dieser Variablen eingetragen wird. Dabei wird der oberste Auf-
trag des Threads so gewdhlt, da nach dessen Wecken der komplette Code des Wachters noch
einmal vollstandig ausgefthrt wird.

Die Unterscheidung von Variablen in lokal und global geschieht wie folgt: die Instruktionen, die
fiir den Wachter erzeugt werden, arbeiten so, dal? (a) alle im Wachter erzeugten Variablen in einer
speziellen Liste 1ocals aufgesammelt werden und (b) beim Binden einer Variable zusétzlich
gepriift wird, ob diese im Register 1ocals vorkommt; wenn nicht wird ein entsprechender Eintrag
auf der Spur vorgenommen.

Zundchst erscheint der Weg zur Unterscheidung lokal/global (ber eine explizite Liste locals
nicht sehr effizient. Wir werden allerdings im Implementierungskapitel in Abschnitt 7.6 aufzei-
gen, daB dies in der Praxis dennoch sehr effizient realisierbar ist. Wir wollen hier zwar noch
nicht vorgreifen, aber an dieser Stelle dennoch so viel verraten: der Test auf Lokalitét einer Va-
riable I&Rt sich sehr billig Uber einen Adressvergleich im Speicher realisieren, wenn man einfach
vor Betreten eines Wéchters sich den aktuellen Wert des Haldenzeigers merkt. Eine Variable ist
genau dann lokal, wenn sie junger als dieser gemerkte Wert ist.

Zusammenfassend noch einmal die wichtigsten Schritte bei der Implementierung des Case:

e Im Waéchter erzeugte (lokale) Variablen werden in 1ocals gemerkt.

e Wird von einem Wadchter eine Variable = gebunden, die nicht in 1ocals vorkommt, so wird
x auf der Spur trail gemerkt. Lokale Variablen werden an globale gebunden, aber nicht
umgekehrt.

e Schldgt eine Unifikation in einem Wéchter fehl, werden alle Bindungen gemaR trail zu-
riickgenommen, und die Ausfihrung mit dem néchsten Wachter fortgesetzt.

o Wird ein Wachter ohne fehlzuschlagen komplett ausgefuhrt, wird Subsumption entschie-
den: ist trail leer, wird mit der Ausflihrung des entsprechenden Rumpfes fortgefahren.
Andernfalls suspendiert der aktuelle Thread auf alle Variablen, die auf trail gemerkt wur-
den.

e Bei Suspension wird der Code des suspendierten Wachters von vorne noch einmal ausge-
fuhrt.

3.9.3 Instruktionen
Der Maschinencode fir ein Case der Form
case I of
p1 => el
| p2 => e

| Pn => e

folgt folgendem allgemeinen Muster:
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guardStart L2
(Code fir z = p1)
guardEnd
(Code fiir e1)
branch LEnd

L2:
guardStart L3
(Code fir z = po)
guardEnd
(Code fiir e3)
branch LEnd

L3:

Ln:
guardStart LEnd
(Code fiir z = p,)
guardEnd
(Code fiir ey,)
LEnd: ..

Fur jeden Wéchter p; wird Code fur eine Gleichung der Form z = p; erzeugt. Dieser Code wird
durch eine spezielle Instruktion guardStart eingeleitet, die als Argument eine Marke verwendet.
Diese Marke verweist auf den Code, der fir den nachfolgenden Wéchter p;;, erzeugt wurde.
Dieser Code wird angesprungen, sobald eine Unifikation im Wachter fehlschl&gt. Das Ende eines
Wéchters wird durch die Instruktion guardEnd markiert. Direkt auf diese Instruktion folgt der
Code flr e; an dessen Ende ein Sprungbefehl branch eingefiigt wird, der den Code fiir den auf
das Case folgenden Anweisungen anspringt.

Die Maschine verwendet ein Register caseStart. Dieses verweist auf den Anfang des Codes des
aktuellen Wachters, also die Instruktion guardstart und erfiillt zwei Funktionen: fiir den Fall
des Fehlschlagens einer Unifikation kann die Maschine Uber caseStart erkennen, wo der Code
fiir den n&chsten Wéchter zu finden ist. Weiter wird caseStart fiir den Fall der Suspension ver-
wendet: in diesem Fall wird ja der Wé&chter nach dem Wecken noch einmal von vorne ausgefuhrt,
so daB eine Referenz auf den Anfang des Codes bendtigt wird.

Wiéhrend fur die Rimpfe e; kein spezieller Code erzeugt werden muB, werden fiir die Gleichun-
gen der Wachter einige neue zusatzliche Instruktionen eingefihrt.

In Kapitel 2 haben wir festgelegt, daB ein Laufzeitfehler ausgeldst wird, wenn kein Pattern erfillt
ist. In der Implementierung I&Rt sich dies einfach erreichen, indem der Compiler falls nétig am
Ende eines Case noch
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| _ => error(...)

einfugt, so daB hierfiir keine speziellen Instruktionen bendtigt werden.

Die fur Case zusatzlich benétigten Instruktionen im einzelnen:

branch L
Unbedingter Sprungbefehl, der die Instruktionen, die an der Marke L beginnen, zur Aus-
fuhrung bringt.

guardStart L
Die Instruktion markiert den Beginn eines Wéchters. Die Marke L verweist auf den Be-
ginn des Codes des n&chsten Wéchters. Die Instruktion setzt den Zeiger caseStart der
Maschine auf die aktuelle Instruktion.

guardEnd
Die Instruktion markiert das Ende eines Wéchters: es wird gepruft, ob die Spur trail leer
ist. Wenn ja, wird die nachste Instruktion ausgefihrt. Wenn die Spur nicht leer ist, wird
eine Suspension erzeugt und in die Suspensionsliste aller Variablen z, die die Spur enthélt,
eingetragen. Der aktuelle Auftrag wird so modifiziert, daB er auf guardStart verweist, so
dal3 der suspendierte Wéchter nach dem Wecken von neuem ausgefiihrt wird.

getInt R V
Die Instruktion erwartet in V' eine Zahl n. Enthalt R einen VAR-Knoten, dann wird diese
Variable an n gebunden und gegebenenfalls auf der Spur gemerkt. Enthélt R die Zahl n,
wird die ndchste Instruktion ausgefthrt. Enthédlt R schlielich einen Knoten, der keine
Variable ist und zudem verschieden von n ist, dann wird failure ausgel6st (also wie zuvor
beschrieben die Spur geleert und zum Code des ndchsten Wéchters gesprungen).

getCon R V
Die Instruktion arbeitet analog zu getInt, und erwartet im Unterschied dazu in V einen
Konstruktor.

moveArg R n R’
Die Instruktion erwartet in R eine direkte Referenz auf ein Tupel. Sie ladt das n-te Argu-
ment dieses Tupels nach R'. ,,direkte Referenz* bedeutet hier, da R nicht auf einen REF-
Knoten verweisen darf, da die Instruktion keinen Dereferenzierungsschritt durchfihrt.

setArg R n R/
Die Instruktion erwartet in R eine direkte Referenz auf ein Tupel und setzt das n-te Argu-
ment dieses Tupels auf den Knoten, auf den R’ verweist.

getTuple R R' n L

Die Instruktion erwartet in R’ einen Konstruktor-Knoten. Zunachst wird der Inhalt von R
gepruft: enthélt R eine Variable, dann wird ein neues Tupel mit n uninitialisierten Argu-
menten und mit Marke R’ erzeugt und mit R unifiziert. In R wird eine Referenz auf dieses
neu erzeugte Tupel abgelegt. AnschlieBend wird zur Marke L gesprungen.

Enthalt R keine Variable, wird gepriift, ob R ein Tupel ¢ mit Marke R’ und Breite n ent-
halt, wenn nicht, wird failure ausgeldst (also wie zuvor beschrieben die Spur geleert und
zur Marke fur else gesprungen); wenn ja, wird in R eine Referenz auf ¢ abgelegt und die
ndchste Instruktion ausgefihrt.
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Wir wollen uns nun der Beschreibung der Codeerzeugung fiir die Wéchter zuwenden. Bei der
Codeerzeugung fiir eine Gleichung = = p, eines Wéchters transformiert der Compiler die Glei-
chung durch Einfuhrung von lokalen Hilfsvariablen zunédchst in eine Folge von Gleichungen der
Form y = t, wobei es sich bei ¢ entweder um eine Variable, eine Zahl oder ein Tupel mit Varia-
blen als Argumenten handelt. So wird etwa

x = F(23,G(y),y)

in folgende Form transformiert

x = F(u,v,y)
= 23
v = G(y)

Im folgenden beschreiben wir den Maschinencode, der den verschiedenen Varianten von Glei-
chungen entspricht.

r=n,r==c
Handelt es sich bei der rechten Seite einer Gleichung um eine Zahl oder einen Konstruktor,

S0 wird
getInt R; n getCon R; ¢
erzeugt.
r=1Y
Hier muR eine Unifikation durchgefiihrt werden:
unify R, Ry
z=y(z1,...,2n)

Diesen Fall kénnte man so behandeln, dal? man zunéchst ein neues Tupel mit Marke ¥ und
Argumenten z; erzeugt und dieses mit z unifiziert. Das ist aber nur dann sinnvoll, wenn x
auf einen VAR-Knoten verweist. Da z in der Regel zur Laufzeit aber bereits auf ein Tupel
verweisen wird, wiirde dadurch unnétig Speicher und Laufzeit verschenkt.

Stattdessen erzeugen wir zwei Codestrome C7 und Cs, die jeden der beiden Félle ab-
decken. Diesen Instruktionen voraus wird die Instruktion getTuple gestellt. getTuple pruft
zundchst, ob z an ein Tupel gebunden ist. Wenn ja wird zu C'; verzweigt, wenn nein wird
zun&chst ein neues Tupel im Speicher aufgebaut und anschlieRend zu C's gesprungen.

Wir wollen das Vorgehen an einem kleinen Beispiel erlautern. Wir betrachten folgende
Gleichung

T = y(u,'u)

und nehmen an, daR es sich hier lediglich bei v um das erste Auftreten einer lokalen Varia-
blen handelt, wahrend u bereits vorher vorkam. Der Maschinencode fiir diese Gleichung
sieht dann so aus:

getTuple R; Ry n L1
moveArg R, 0 Rz
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moveArg R, 1 R,
branch L2
L1:
setArg Ry 0 R,
newVar R,
setArg Ry 1 R,
L2:

Die Ausfiihrung von getTuple erzeugt ein neues Tupel und springt zur Marke L1, falls x
auf einen Variable-Knoten verweist. Der Code an der Marke L1 bernimmt die Behandlung
der Argumente u und v: mittels setArg wird das erste Argument des gerade erzeugten
Tupels (mit noch uninitialisierten Argumenten) auf den Wert von u gesetzt. Da v eine
lokale Variable ist, die an dieser Stelle zum ersten Mal auftritt, wird zunéchst ein neuer
VAR-Knoten erzeugt, auf den dann das zweite Argument des Tupels verweist.

Findet getTuple allerdings bereits ein Tupel vor, so werden die direkt darauf folgenden
Instruktionen ausgefiihrt. Da w bereits auf einen Knoten im Speicher verweist, wird hier
mittels moveArg das erste Argument von z in ein Hilfsregister R,,, geladen und dann
mittels unify eine Unifikation mit « durchgefiihrt. Anders ist die Situation bei v, da wir
angenommen haben, dal3 v zum ersten Mal an dieser Stelle auftritt: es reicht hier mittels
moveArg eine Referenz auf das zweite Argument von z in das Register von v zu laden.

3.9.4 Beispiel

Als Beispiel wollen wird den Maschinencode von folgendem Ausdruck betrachten:

guardStart L3
getTuple Ry F 3 L1
moveArg Ry 0 R,
moveArg Ry 1 X
unify X190 Ru
moveArg Ry 2 Xy
getInt Xpo9 4711

case x of branch L2
F(u,u,4711) => e L1: newVar R,
y => e9 setArg Ry 0 R,

sethrg Ry 1 Ry
setArg Ry 2 4711
L2: guardEnd
( Code fiir ey)
branch L4
L3: ( Code fiir es)
L4:

Der erste Wachter mull wie zuvor beschrieben durch zwei Codestréme aufgeldst werden, die von
getTuple angesteuert werden. Man beachte, daB das erste Vorkommen von u jeweils unterschied-
lich zum zweiten behandelt wird: so wird im Lese-Strom zunéchst das entsprechende Argument
von x im Hilfsregister X1 gerettet und dann mit dem zweiten Argument unifiziert, wahrend im
Schreib-Strom eine neue Variable erzeugt wird. Die beiden Codestrome werden bei 1.2 wieder
zusammengefihrt. Auf die Instruktion guardEnd folgt der Code flr den ersten Rumpf, wahrend
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bei L3 der Else-Fall steht: dadurch, daR die zweite Klausel immer erfillt ist, kann hier das Einset-
zen von guardStart, das direkt von guardEnd gefolgt wird, eingespart werden, so daB hier direkt
der Code von e, abgelegt werden kann. Bei L4 beginnen die Instruktionen fiir die Anweisungen,
die auf das Case folgen.

3.10 Inkrementalitat und getrennte Ubersetzung

Zu Anfang des Kapitels haben wir mit einem einfachen Modell des Zusammenspiels zwischen
Maschine und Ubersetzer begonnen. Wir sind dabei davon ausgegangen, daR der Compiler je-
weils ein in sich geschlossenes Programm ubersetzt und die Maschine lediglich in der Lage ist,
genau ein Programm auszufiihren und nach dessen Bearbeitung direkt wieder terminiert.

In diesem Abschnitt werden wir sehen, daR sich dieses einfache Modell sehr leicht auf das inter-
aktive Modell, das der Mozart-Programmierschnittstelle OPI [MMP+97] zugrunde liegt, erwei-
tern 1aRt. Wir werden im folgenden so vorgehen, da wir zunéchst beschreiben, wie die Maschine
erweitert werden muf3, damit sie mehrere Programme direkt nacheinander ausfiihren kann, so wie
es in Abbildung 3.11 dargestellt ist. Danach werden wir zeigen, wie Information aus einem Pro-
gramm in nachfolgende Programme flieRen kann.

Abbildung 3.11 Interaktivitat: Maschine fiihrt mehrere Programme nacheinander aus.

3.10.1 Ausfuihrung mehrerer Programme

Die Erweiterung der Maschine dahingehend, daR sie mehrere Programme nacheinander ausfiih-
ren kann, ist denkbar einfach: wir missen nur die Funktionalitat des Laders in der Sprache ver-
fligbar machen. Wir wollen das Vorgehen hier kurz skizzieren: wir gehen davon aus, dal das
System eine vordefinierte einstellige Funktion
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loadProgram(I0)

zur Verfugung stellt. 10 ist dabei ein Eingabekanal der Maschine, auf dessen genaue Beschaffen-
heit wir hier nicht weiter eingehen wollen. Die Funktion loadProgram priift nun, ob an diesem
Kanal ein neues Programm verfugbar ist und ruft dann den Lader auf, der wie in Abschnitt 3.5.4
beschrieben dieses Programm in ein ausfuhrbares Format transformiert. Allerdings bringt er es
nun nicht direkt zur Ausfiihrung, sondern erzeugt eine neue nullstellige Funktion £ daraus, die
loadProgram Nun als Ergebnis zurtickliefert.

Damit ist die Erweiterung der Maschine bereits abgeschlossen: die Idee ist nun, dal? die Maschi-
ne nach wie vor beim Booten ein bestimmtes Programm ladt und dieses ausfiihrt. Ein solches
Programm kann nun allerdings auch wie folgt skizziert werden:

fun nextProgram(I0) =
let val f = loadProgram(IO0)
in
£0;
nextProgram(I0)
end

Die Funktion nextProgram ladt in einer Schleife ein Programm in Form einer Funktion £ nach
dem anderen und bringt es durch Applikation zur Ausfiihrung. Dabei wird zwar erst dann das
nachste Programm geladen, wenn £ bearbeitet wurde, allerdings kann der Rumpf von £ ja belie-
bige neue Threads erzeugen, so dal3 bereits das nachste Programm geladen werden kann, auch
wenn £ noch nicht vollstandig bearbeitet wurde.

Die Maschine l&dt nun so lange Programme, bis die beiden folgenden Bedingungen erflllt sind:

1. Alle Ein-/Ausgabe-Kanéle sind geschlossen.

2. Alle Threads sind entweder terminiert oder suspendiert.
Sind diese beiden Bedingungen erfillt, so gibt es keine Mdéglichkeit mehr, daf noch ein neuer

Thread erzeugt wird oder ein Thread in den Zustand ausfiihrbar (ibergeht. Somit kann die Ma-
schine terminieren, wenn beide Bedingungen erfllt sind.

3.10.2 Export von Variablen
Mit dem zuvor beschriebenen Mechanismus ist es mdglich, mehrere Programme nacheinander
auszufiihren, dies ist jedoch aus praktischer Sicht noch nicht ausreichend, da es noch nicht még-

lich ist, dal ein Programm auf die Variablen vorangehender Programme zugreift. Hierzu ist ein
neues Sprachkonstrukt notwendig

declarer = €¢] in ey
Semantisch gesehen ist diese Konstrukt aquivalent zu

let val £ = €1 in €5 end



3.10. INKREMENTALITAT UND GETRENNTE UBERSETZUNG 75

Ein wichtiger Unterschied besteht allerdings darin, daB3 declare einen offenen Skopus hat: so ist
2 nicht nur in ey sichtbar, sondern auch in allen nachfolgenden Programmen.

So kann beispielsweise ein Programm eine Funktion £ wie folgt exportieren:

declare f = fn(x,y) => x+y
in unit

Ein darauf folgendes Programm kann nun neue Variablen exportieren und kann £ dazu verwen-
den:

declare g = fn(x) => f(x,x)
in unit

Insbesondere ist es auch méglich, daf3 ein drittes Programm nun £ neu deklariert (dieses Mal als
Zahl)

declare f=5 in unit

so dal® nun jeder direkte Zugriff auf das erste £ verloren ist. Nichtsdestotrotz bedingt nach wie
vor jeder Aufruf von g selbstverstéandlich einen Aufruf des ursprunglichen f£.

3.10.3 Die Exporttabelle

Zum Zweck des Imports und Exports von Variablen verwaltet die Maschine eine Exporttabelle.
Das ist eine Tabelle, die eine Zuordnung von Zeichenketten (den exportierten Variablen) zu Kno-
ten im Speicher vornimmt. Der Zugriff auf diese Tabelle wird ausschlieRlich tber zwei spezielle
Preludeinstruktionen ermdglicht:

export V; ¢
Tragt in die Exporttabelle unter der Zeichenkette ¢ den Knoten ein, auf den das V-Register
v; verweist. Wenn bereits ein Eintrag fur c existiert, wird dieser (iberschrieben.

import V; ¢
Ladt den Knoten, der unter der Zeichenkette ¢ in der Exporttabelle gespeichert ist, in V-
Register v;. Wenn kein Eintrag fur ¢ gefunden wird, erfolgt eine Fehlermeldung.

Wir wollen das Vorgehen an einem kleinen Beispiel verdeutlichen. Das folgende Programm
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declare
x=13;
y=1lvar ()
in
z(y)

exportiert die Variablen x und y und importiert z. Das Maschinenprogramm dazu, sieht dann so
aus:

prelude
vnewInt Vo 13
export Vg "x"
vnewVar Vq

n_n

export Vi 'y
import Vo "z"
end
segment S
move Vi Xp
apply Vg 1
return X
end
Hier kann die Zahl 13 zunachst direkt iber vo unter dem Namen " x" exportiert werden, wéhrend
flir y vor dem Export zunéchst eine Variable im Speicher erzeugt werden muf3 (die aber vielleicht
durch den Aufruf von z gebunden wird).

Man beachte, daR das vergleichsweise teure Nachschlagen in der Exporttabelle bereits zur La-
dezeit des Codes erfolgt. Alle Zugriffe zur Programmlaufzeit geschehen dagegen effizient liber
V-Register.

3.10.4 Optimierungen Uber Programmgrenzen

Wir wir in Kapitel 4 sehen werden, kann der Compiler, wenn bei der Ubersetzung eines Pro-
grammes P die Werte von importierten Variablen bekannt sind, davon abhangig Optimierungen
vornehmen. Weil3 der Compiler beispielsweise, daf x den Wert 13 hat und kommt in P ein Case
der Form

case x of

13 => f(y)
I _ =>g(y)

vor, so kann dieses zu
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f£(y)

vereinfacht werden. Diese Optimierung ist dann besonders wirkungsvoll, wenn sich das Case
innerhalb einer h&ufig aufgerufenen Funktion befindet.

Nun ist aber nicht sicher, ob ein Programm das unter diesen Pramissen (bersetzt wurde, spater
auch in eine Maschine geladen werden wird, die in ihrer Exporttabelle unter der Variable " x"
eine Referenz auf die Zahl 13 enthalt.

Will man Optimierungen Uber Programmgrenzen hinweg nicht vollig verbieten, so ware eine
naheliegende Mdglichkeit, die import Instruktion so zu erweitern, daf sie zusatzlich noch prift,
ob der Wert der importierten Variable gewisse (mitunter wohl recht komplexe) Bedingungen
erfillt. Diese Erweiterung ist allerdings gar nicht nétig, da das Format flir Maschinenprogramme
bereits leistungsfahig genug ist: der Compiler kann ndmlich zu Beginn des ersten Segments (das
ja direkt nach dem Laden ausgefiihrt wird) noch den Code fiir ein Case der Form

case x of
13 => unit
| _ => error(’Assertion failed: x must be 137)

end

ablegen. So wird sichergestellt, daf’ vor Ausfiihrung eines Programmes P auch komplexe Bedin-
gungen, die bei der Ubersetzung von P beriicksichtigt wurden, auf Korrektheit gepriift werden
kdnnen.

Das Format, in dem Maschinenprogramme vom Compiler abgelegt werden, ist sehr leistungsfa-
hig und ausbaubar. Wir wollen dies im folgenden an zwei Beispielen belegen. Die Aspekte von
Persistenz und Verteilung sind zwar nicht Gegenstand dieser Arbeit, wir wollen an dieser Stel-
le aber dennoch kurz skizzieren wie das Format von Maschinenprogrammen fir diese Bereiche
genutzt werden kann.

3.11 Persistenz

Unter dem Begriff Persistenz wollen wir die Mdglichkeit verstehen, Daten auf langlebige Spei-
chermedien auszulagern, so daB beispielsweise die Mdglichkeit besteht, Werte, die in einer Sit-
zung von einem Programm erzeugt wurden, in einer spéteren Sitzung (womdglich an einem ganz
anderen Ort unter einem anderen Betriebssystem) wieder einzulesen und weiter zu verarbeiten.

Die Idee einen bestimmten Wert w persistent zu machen, besteht nun ganz einfach darin, ein
Programm zu generieren, dessen Ausfiihrung gerade w erzeugt. Dazu muf das Format der Ma-
schinenprogramme noch nicht einmal modifiziert werden: in der Form, in der wir es vorgestellt
haben, ist es bereits leistungsfahig genug, um neben Zahlen, Konstruktoren und Tupeln auch
Zellen und Funktionen zu speichern.

Wir wollen das Vorgehen an einem konkreten Beispiel verdeutlichen: Abbildung 3.12 zeigt links
ein vierstelliges Tupel und rechts den zugehorigen Code zum Aufbau des Tupels. Der Code liefert
das Tupel als Ergebnis in Xq zurtick (dies konnte alternativ auch zum Beispiel Uber v, oder die
Exporttabelle geschehen). Beim Maschinenprogramm haben wir diesmal der Ubersichtlichkeit
halber die Prelude weggelassen.
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Abbildung 3.12 Ein Tupel und der Code, der es persistent macht

segment S
move 5 Xo

newRef X; X9
fun Xg 3 2 S1
move Xg X9

unify X0 GO newTuple Xg F 4
unify X1 G1 setArg Xy 0 Xy
apply G3 2 setArg Xp 1 A
return X1
OA setArg Xp 2 Xo
setArg Xy 3 Xp

end

-n
Y

segment S

unify Xg Go

unify X; Gi

apply G3 2
return X;

end

Segment sq enthélt den eigentlichen Code zum Aufbau des Tupels, wahrend s1 den Rumpf der
Funktion enthalt, die Uber das dritte Argument des Tupels erreichbar ist. Diese Funktion hat zwei
globale Variablen, das ist einmal die Funktion selbst und zum anderen eine Zelle (mit Inhalt 5),
die auch ber das erste Argument des Tupels erreichbar ist.

Die ersten beiden Instruktionen in Sy dienen zum Aufbau der Zelle samt Inhalt in X;. Danach
kann bereits die Funktion mittels fun in X( erzeugt werden. Direkt darauf wird dann mittels move
das Register X, frei gemacht, da hierhin das Tupel kommt. Nun missen nur noch mittels setArg
die einzelnen Argumente geschrieben werden. Man beachte dabei, daf? auch die Erzeugung eines
Zyklus (im letzten Argument des Tupels) keine besondere Hiirde darstellt, wenn man wie hier von
auBen nach innen vorgeht und bei einem neuerlichen Auftreten eines Wertes einfach das Register
benennt, in dem das erste Auftreten festgehalten wurde. AuRerdem ist zu beachten, daB der Code
der Funktion keine anderen Segmente referiert; andernfalls missen diese selbstversténdlich auch
mit ausgegeben werden.

Somit lassen sich alle Werte erzeugen. Man kann aber auch noch weitergehen und zum Bei-
spiel Threads persistent machen: hierzu muf3 allerdings das Format von Maschinenprogrammen
erweitert werden, indem man neue Preludeinstruktion oder zuséatzliche Maschineninstruktionen
definiert. Schlieflich kann man auch letztlich alle Einschrdnkungen aufheben und durch Hinzu-
nahme hinreichend vieler Instruktionen erlauben, den gesamten Inhalt des Speichers zu sichern,
so dal man beispielsweise am Ende eines Tages seine Arbeit sichern und am néchsten Tag (viel-
leicht in einer anderen Umgebung) an der genau gleichen Stelle wieder aufnehmen kann. Wobei
in diesem Fall allerdings noch die Frage zu l6sen ist, wie offene Verbindungen zu anderen Pro-
zessen gesichert und wieder restauriert werden kénnen.

3.12 Verteilung

Unter dem Begriff Verteilung verstehen wir die Mdglichkeit, dal mehrere Oz Maschinen, die
in der Regel auf verschiedenen unter Umstédnden weit entfernten Rechnern laufen, miteinander
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Kontakt aufnehmen und Daten (insbesondere auch Funktionen) austauschen kénnen, um so bei-
spielsweise eine groRere Aufgabe gemeinsam zu lésen. Wir wollen an dieser Stelle nur kurz den
Aspekt des Austauschs von zustandsfreien Werten beleuchten und nicht tiefer in diese Thematik
einsteigen und verweisen den interessierten Leser auf [VHBT97], [HVS97] und [HVBS98].

Unter zustandsfreien Werten verstehen wir alle Werte ohne Zellen und Variablen. Der Austausch
zustandsfreier Werte kann prinzipiell bereits mit den Techniken der Persistenzmachung aus dem
vorangehenden Abschnitt bewerkstelligt werden. So sichert eine Lokation L einen Wert in eine
Datei, die dann zur anderen Lokation L’ mit konventionellen Medien und Protokollen (z.B. FTP,
HTTP, etc.) Ubertragen wird. Das Problem bei diesem Vorgehen ist allerdings, daR diese Operati-
on die Gleichheit von Werten nicht erhalt. Sie funktioniert nur fir Tupel und Zahlen korrekt, weil
auf diesen Werten die Gleichheit Gber deren Struktur definiert ist. Wird hingegen eine Funktion
oder ein Konstruktor von L nach L' tbertragen, so wird jedesmal bei L’ eine Kopie davon an-
gelegt. Wird also beispielsweise im Laufe einer komplexen Berechnung die Funktion f zweimal
von L nach L' Ubertragen, so wiirde bei L’ jedesmal eine neue Funktion erzeugt, so daB beide
verschieden sind. Umgekehrt wiirde auch ein Ubertragen von f zu L’ und dann wieder von dort
zuriick zu L bei L zur Erzeugung zweier verschiedener Funktionen flhren.

Zur Losung dieses Problems werden globale Namen verwandt; das sind Zeichenketten, die welt-
weit eindeutig sind. Abstrakt kann man sich das Vorgehen so vorstellen, dal’ es eine einzige
zentrale Lokation Z L gibt, die auf Anforderung eindeutige Namen vergibt.

Jede Maschine verwaltet somit zusétzlich eine Namen-Tabelle, die solche globalen Variablen den
entsprechenden Funktionen beziehungsweise Konstruktoren zuordnet. Wird nun beispielsweise
ein Konstruktor ¢ verschickt, so wird zunéchst gepruft, ob die Tabelle bereits einen Namen B fir
c enthalt; wenn nicht wird ein neuer erzeugt und in die Tabelle eingetragen. Wurde bisher beim
Persistentmachen eine Instruktion der Form

newCon Xj

ausgegeben, so wird diese ersetzt durch eine neue Instruktion

newGlobalCon X5 B

die bei Ausfuhrung durch den Empfénger folgendes bewirkt: es wird zunédchst in der Namensta-
belle nach einem Eintrag fur B gesucht. Wird einer gefunden, so wird in X5 eine Referenz auf den
Knoten im Speicher abgelegt, auf den der Tabelleneintrag verweist. Wird kein Eintrag gefunden,
so wird ein neuer Konstruktor-Knoten im Speicher erzeugt, dieser unter dem Namen B in der
Namenstabelle gespeichert und ebenfalls eine Referenz darauf nach X5 geschrieben.

Dieses Vorgehen funktioniert auch dann noch korrekt, wenn man den Konstruktor nun auch noch
an eine dritte Lokation weiterreicht.

Fur die Instruktion £un wird durch Einfiihrung einer neuen Instruktion globalFun analog verfah-
ren.

Aus technischer Sicht es es nun aber ungiinstig die Verwaltung der globalen Namen von einer
zentralen Stelle Z L vornehmen zu lassen. Stattdessen kann man auch jeder Lokation einen un-
endlichen Ausschnitt aus dem globalen Namensraum zuweisen, den sie selbst in eigener Regie
ohne Interaktion mit anderen Lokationen verwalten kann. Wichtige Forderungen an die Wahl
der globalen Namen sind die, daB es fiir jede Lokation méglich sein muR3, (a) schnell und (b)
beliebig viele solcher Namen zu erzeugen. In der Praxis hat sich folgendes Vorgehen bei der Er-
zeugung neuer globaler Variablen bewahrt: die globalen Variablen setzen sich zusammen aus (1)
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der (Internet-)Adresse der Lokation, (2) dem Startzeitpunkt der Oz Maschine auf dieser Lokation
und (3) dem Wert eines Zéhlers, der bei jeder Erzeugung einer neuen globalen Variablen erhoht
wird. Dies erflllt die beiden Kriterien (a) und (b).

Dieses Beispiel stellt noch einmal die Leistungsfahigkeit des Formats fiir Maschinenprogramme
unter Beweis: durch die Hinzunahme zweier Instruktionen wird es tiber dieses Format méglich,
zustandsfreie Werte mit anderen Lokationen auszutauschen.

Zusammenfassung

e Die Implementierung von L wird durch Ubersetzung in Code fiir eine registerbasierte vir-
tuelle Maschine bewerkstelligt.

e Gebundene Variablen werden durch spezielle REF-Zellen im Speicher dargestelit.

e Die Variablen der Quellsprache werden Uber Register adressiert. Die Maschine kennt vier
Adressierungsarten: X-Register fiir temporare Werte, L-Register und G-Register fir die
lokalen respektive freien Variablen einer Funktion und V-Register flir konstante Werte.

e Ein Maschinenprogramm besteht aus einer Prelude und einer Folge von Segmenten. Ein
Segment enthélt den Maschinecode je eines Thread- oder Funktionsrumpfes.

e Ein Thread ist ein Stapel von Auftragen. Jeder Auftrag entspricht einem Abschlu3, der als
Tripel der Form (pc, L, G) dargestellt ist.

e Bei jeder Funktionsapplikation wird auf die Notwendigkeit einer Signalbehandlung gete-
stet. Dies ist ausreichend, um FairneR zu garantieren.

e Jede Variable verwaltet ihre eigene Suspensionsliste, die tiber eine Indirektion diejenigen
Threads enthélt, die auf diese Variable suspendieren. Ein Thread kann dabei in der Sus-
pensionsliste mehrerer Variablen vorkommen. Beim Binden einer Variablen werden alle
Threads ihrer Suspensionsliste geweckt.

e Jeder Ausdruck der Quellsprache wird in eine Sequenz von Maschineninstruktionen uber-
setzt.

e Die Implementierung von Case ist nicht trivial, da die Subsumption oder Dissubsumpti-
on des Wachters entschieden werden muf3. So muf3 es mdoglich sein, lokale von globalen
Variablen unterscheiden zu kénnen. Zudem missen globale Variablen temporar gebunden
werden kodnnen, so daf die Bindung eventuell wieder zuriick genommen werden kann.

o Inkrementelle Ubersetzung in einer interaktiven Entwicklungsumgebung und die getrennte
Ubersetzung von Modulen kénnen leicht durch Einfiihren einer Import- und einer Export-
tabelle erreicht werden.

e Das Format fur Maschinenprogramme ist leistungsfahig genug, so daB es leicht flr die
Bedirfnisse von Persistenz und verteilter Programmierung erweitert werden kann.



Kapitel 4

Optimierungen

In Kapitel 3 haben wir eine Maschine fur L vorgestellt. Diese Maschine erlaubt zwar eine voll-
stindige, korrekte Implementierung der Sprache, allerdings lag hier der Schwerpunkt darauf, ein
moglichst Ubersichtliches Gesamtbild zu vermitteln. Daher sind die dort vorgestellten Techniken
noch vielfach zu naiv, so daf eine direkte Implementierung des Modells aus dem vorangehenden
Kapitel unter dem Gesichtspunkt der Effizienz betrachtet sicher nicht kompetitiv mit anderen
vergleichbaren Programmiersprachen wére.

Wir wollen daher in diesem Kapitel eine Reihe von Optimierungstechniken vorstellen. Dabei
handelt es sich um Techniken, die sich zum Teil auch in anderen Programmiersprachen gut be-
wahrt haben, und die direkt (unter Umstdnden mit mehr oder weniger groBen Modifikationen)
auch auf L angewandt werden kénnen. Wir werden aber auch verschiedene Techniken vorstellen,
die in dieser Form nur aufgrund spezieller Eigenschaften von L anwendbar sind (beispielsweise
die Technik der dynamischen Codespezialisierung, vgl. Abschnitt 4.1).

Die in diesem Kapitel beschriebenen Techniken bewegen sich auf dem Abstraktionsniveau der
Maschine, wie sie im vorangehenden Kapitel definiert wurde. Um aber eine wirklich hochper-
formante effiziente Implementierung zu erreichen, bedarf es auch noch einiges an Arbeit, die
auf tieferen Abstraktionebenen zu leisten ist. Auf diese Techniken werden wir in Teil 111 dieser
Arbeit eingehen.

4.1 Codespezialisierung

Viele der Optimierungen, die wir im folgenden beschreiben werden, lassen sich als Instanz eines
allgemeineren Optimierungsprinzips verstehen, der Codespezialisierung. Wie wir in Kapitel 3
gesehen haben, muB die Maschine bei der Ausfiihrung vieler Instruktionen in der Regel eine
Reihe von Tests durchfilhren. So missen beispielsweise manche Argumente zunachst dereferen-
ziert werden, danach wird dann etwa geprift, ob es sich bei bestimmten Argumenten um noch
ungebundene Variablen handelt, um dann zu suspendieren; ist das Argument gebunden, so muf3
dann Ublicherweise noch getestet werden, ob es vom richtigen Typ ist. Dem konnen sich noch
weitere Tests anschlielen, wie beispielsweise der Test auf korrekte Stelligkeit bei der Funktions-
applikation.

In vielen dieser Félle kann allerdings zugesichert werden, dal die Argumente einer bestimmten
Instruktion I bei ihrer Ausfiihrung zur Laufzeit gewisse Eigenschaften erfilllen werden. In die-
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sen Fallen ersetzt man dann I durch eine speziellere Variante I', die zur Laufzeit diese Tests
dann nicht mehr durchfiihren muf und daher entsprechend effizienter ausgefiihrt werden kann.
Je nach Anzahl der zu testenden Argumente von I und nach den Kriterien der Tests (Dereferen-
ziertheit, Typ, etc.) kénnen sich daher sehr viele spezielle Varianten von I ergeben. Grundsétzlich
mufl} man daher prifen, ob die Implementierung spezieller Varianten einer Instruktion berhaupt
lohnt, das heif3t, ob der Geschwindigkeitsvorteil hinreichend gro? und ob die Instruktion auch
oft genug verwandt wird. Denn auf der anderen Seite ist es wiinschenswert, den Instruktionssatz
moglichst klein zu halten, um Wartungsarbeit zu sparen und das Cachingverhalten des Emulators
zu verbessern.

Man kdénnte aber auch so vorgehen, dall man die Dereferenzierung und das Typtesten nicht von
jeder Instruktion selbst vornehmen 1aRt, sondern dafiir eigene Instruktionen vorsieht. Dies wére
bei nativer Codeerzeugung auch sicher sinnvoll. Bei einem Emulator wird die Einsparung bei
den Sonderféllen aber von dem Mehraufwand zur Interpretation dieser Mini-Instruktionen in den
anderen Féllen mehr als egalisiert.

Je nachdem, wann man eine Ersetzung durchfiihrt, unterscheiden wir zwischen statischer und
dynamischer Code-Spezialisierung.

4.1.1 Statische Spezialisierung

Wir wollen das Vorgehen bei der statischen Spezialisierung im folgenden anhand eines konkreten
Beispiels beschreiben. Wir betrachten das folgende Programm:

let val g = lvar();
con A;
fun f(x,y) =
unify(x,A);
unify(y,g)
in ... end

Wir wollen im folgenden den Code genauer betrachten, der fiir den Rumpf von £ erzeugt wird.
Im unoptimierten Fall wiirde dieser wie folgt aussehen:

unify Xg Voo
unify X; Va3
return unit

Hier wird flr jede Unifikation einfach eine Instruktion unify eingesetzt. Flr die freien Varia-
blen A und g haben wir im Beispiel angenommen, dal3 sie (iber die virtuellen Register 22 und
respektive 23 zugegriffen werden, sprich dafl der Code an dieser Stelle einen direkten Verweis
auf den entsprechenden Knoten enthalt. Die Instruktion unify ist in der Praxis recht teuer: bei-
de Argumente mussen dereferenziert werden, flr jedes Argument mul} festgestellt werden, ob
es sich um eine Variable handelt, ist keines der Argumente eine Variable, so mussen die Typen
beider Knoten besorgt und verglichen werden und davon abhé&ngig weitere Aktionen ergriffen
werden. Bei der ersten Unifikation unify(x,A) ist dieser Aufwand allerdings nicht notwendig,
da bereits statisch bekannt ist, da das zweite Argument ein Konstruktor ist. Man ersetzt daher
die erste Instruktion statisch zur Ubersetzungszeit im Rumpf von £ durch eine neue spezialisierte
Instruktion
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unifyConst Xg Voo

Diese kann nun davon ausgehen, dal3 das zweite Argument direkt (also ohne Umweg (ber ein
Register) auf einen Knoten verweist, flir den Gleichheit tiber die Gleichheit von Knoten definiert
ist (also Konstruktoren, Funktionen und Zellen). Die Instruktion unifyConst arbeitet daher wie
folgt: das erste Argument wird dereferenziert. Dann wird gepriift, ob der resultierende Knoten
derselbe ist, auf den das zweite Argument verweist. Wenn nicht, wird dann noch getestet, ob es
sich um einen Variableknoten handelt, der dann gebunden wird. So kann eine vergleichsweise
teuere Unifikation durch eine sehr viel einfachere Instruktion ersetzt werden.

4.1.2 Dynamische Spezialisierung

Die statische Spezialisierung kommt vorwiegend dann zum Einsatz, wenn im Quellprogramm
Konstanten wie Konstruktoren oder Zahlen vorkamen, und daher gewisse Eigenschaften zugesi-
chert werden kénnen. Dagegen dient die dynamische Codespezialisierung dazu Optimierungen
aufgrund der Werte von globalen Variablen vorzunehmen, die statisch nicht bekannt sind. Hier
wird die Ersetzung von Instruktionen nicht bereits zur Ubersetzungszeit vorgenommen, sondern
erst spater zur Laufzeit, dann also, wenn grotmdgliche Information tber alle Parameter ultimativ
verfugbar ist.

Wir wollen das Vorgehen an Hand der zweiten Unifikation unify(y,g) aus obigem Beispiel be-
trachten, die ebenfalls zunéchst zu einer unify Instruktion Ubersetzt wird. Hier ist a priori nicht
klar, ob g zur Laufzeit wie im ersten Beispiel an einen Konstruktor gebunden sein wird. Trotzdem
besteht hier Spielraum zur Optimierung, was an einer wichtigen zentralen Eigenschaft der Spra-
che liegt, der Monotonie-Eigenschaft: da es sich bei g um eine freie Variable von £ handelt und
g zudem auf Toplevel (das heiflt nicht im Rumpf einer anderen Funktion) definiert wurde, ist per
Konstruktion der Sprache L folgendes sichergestellt: wenn g auf einen Nichtvariable-Knoten ver-
weist (modulo Dereferenzierung versteht sich), dann kann sich der Knoten auf den g zeigt (oder
gar dessen Markierung) nie mehr (im Gegensatz zu imperativen Sprachen) andern. Lediglich,
wenn g einen VAR-Knoten referiert, kann sich dieser im Laufe der Berechnung noch verandern,
allerdings auch nur solange, bis eine Bindung an eine Nichtvariable erfolgt ist.

Diese wichtige Eigenschaft kénnen wir uns zu Nutze machen, indem wir die Instruktion

unify X; Va3

aus obigem Beispiel durch eine neue Instruktion

specUnify X; Vg3

ersetzen. Diese neue Instruktion arbeitet nun so, daf3 sie nach Priifung ihrer Argumente sich selbst
durch eine spezialisierte Variante ersetzen wird. Es handelt sich hierbei also um selbstmodifizie-
renden Code. Die Spezialisierung erfolgt grundsatzlich nur in Abhangigkeit von Argumenten,
die V-Register verwenden, da sich die Werte von X-, L- und auch G-Argumenten ja bei jeder
Ausflihrung der Instruktion verédndern konnen.

Je nach dem Wert von Vo3 wird specUnify sich selbst durch unterschiedliche Instruktionen er-
setzen. In obigem Beispiel konnte die Instruktion specUnify sich selbst zu

unifyConst X; deref (Va3)
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ersetzen, falls vo3 beispielsweise auf einen CON-Knoten verweist, was in der Praxis, so wie Kon-
struktoren eingesetzt werden, sehr hdufig vorkommt. Wichtig ist, daB bei dieser Ersetzung auch
sofort eventuell vorhandene Referenzketten im zweiten Argument aufgeldst werden (im Beispiel
durch einen Aufruf der Funktion deref angedeutet), da unifyConst im zweiten Argument keine
Verweise auf REF-Knoten erlaubt. Wenn vy3 auf ein Tupel verweist, konnte man eine Instruk-
tion unifyTuple implementieren; allerdings werden die Vorteile der Einfiihrung einer solchen
Instruktion in der Praxis nicht sehr hoch sein. Hier ist es sicher einfacher, sich die Einflihrung
einer zusétzlichen Instruktion zu sparen und stattdessen specUnify durch das allgemeine unify
zu ersetzen. Enthélt vo3 schlieflich eine noch ungebundene Variable, so kann specunify ein-
fach eine normale Unifikation mit x; durchfiihren und mit der Ersetzung noch bis zum néchsten
Aufruf warten.

4.1.3 Zeitaufwand

Man beachte, daf? eine Instruktion, die sich selbst ersetzen wird, nicht zeitkritisch ist, da sie in der
Regel hochstens ein einziges Mal ausgefuhrt wird. So kann sich also eine solche Instruktion ruhig
etwas Zeit bei der genauen Prifung ihrer Argumente lassen und auch der Ersetzungsvorgang an
sich muf3 nicht unbedingt sehr effizient realisiert werden. Liegt die Instruktion innerhalb einer
hdufig aufgerufenen Funktion, so wird sich dieser Aufwand durch die resultierende effizientere
Instruktion schnell amortisieren. Aber auch wenn die neue Instruktion nur selten oder gar nicht
ausgefuhrt wird, zeigt die Praxis, dafl der Aufwand flr das Ersetzen sich in der Gesamtlaufzeit
eines Programmes nicht bemerkbar macht.

4.1.4 Unterschiedliche Instruktionslangen

Wir wollen die konkrete Darstellung des Codebereichs im Speicher zwar auf des Implementie-
rungskapitel aufschieben, wollen an dieser Stelle aber auf ein Problem im Zusammenhang mit
der dynamischen Codespezialisierung eingehen. Der Codebereich wird als Feld dargestellt, bei
dem Sprungadressen als relative oder absolute Adressen innerhalb dieses Feldes dargestellt sind.
Bei der Darstellung der verschiedenen Instruktionen, ist es in der Regel nicht sinnvoll und auch
gar nicht mdglich, daB alle Instruktionen die gleiche Lénge haben. Vielmehr hangt die Lange
einer Instruktionen von der Anzahl der Argumente und eventuell auch noch vom Typ der ein-
zelnen Argumente ab. Will man nun eine Instruktion durch eine andere ersetzen, die langer oder
kirzer ist, so dandern sich dadurch die Sprungmarken des nachfolgenden Codes. Da Spriinge nur
innerhalb von Segmenten erfolgen kénnen, missen daher mindestens alle Instruktionen des zu-
gehoérigen Segments, die diese Marken verwenden, angepalit werden. Dies ist allerdings sehr
aufwendig.

Ein anderes Vorgehen ist hier sinnvoller: wenn die zu ersetzende Instruktion I kiirzer ist, als die
neue Instruktion I’, dann kann man I durch die Hinzunahme von Dummy-Argumenten kiinstlich
verlangern. Ist I dagegen langer als I’, dann bestehen grundsatzlich zwei verschiedene Mdglich-
keiten: zum einen kann man wie zuvor I’ kiinstlich verlangern, was allerdings den Nachteil hat,
daR die Lange des Codes dadurch unnétig zunimmt. Alternativ dazu kann man auch mehrere Ar-
gumente Aq,..., A, in einem Argument A zusammenfassen, indem man die A; auslagert, das
heilt man speichert A4, ..., A, in einer Tabelle und Ikt A darauf verweisen. Nach Ausfiihrung
und Ersetzen von I kann der entsprechende Tabelleneintrag dann wieder freigegeben werden.
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4.1.5 Ersetzung von Instruktionsfolgen

Man kann die oben beschriebene Technik der dynamischen Codespezialisierung auch noch wei-
ter treiben, indem man nicht nur einzelne Instruktionen durch spezielle Varianten ersetzt, sondern
ganze Sequenzen von Instruktionen durch neue Sequenzen substituiert, indem man zum Beispiel
Funktionen erst zur Laufzeit inlined [HU94] oder noch aggressivere Optimierungen anwendet
[Fra97, Kis97]. Um hier zu guten Ergebnissen zu kommen, mu3 man dann aber mindestens auch
eine Neuberechnung der Registerallokation und eventuell auch anderer Ubersetzungsvorgéange
vornehmen. Somit muB fast das gesamte Backend des Compilers einschlieBlich der Registerallo-
kation auch noch zur Laufzeit zur Verfligung stehen und die Maschine mu zudem in der Lage
sein, diesen anzusprechen.

Dann kann man aber auch gleich dazu (bergehen, die gesamte Compilation einer bestimmten
Funktion f bis zur Laufzeit aufzusparen. Man speichert den Rumpf von f in einem geeigneten
Format, so daf® man auf das Frontend des Compilers verzichten kann. Den Rumpf tUbersetzt man
zur Laufzeit in Kenntnis der Werte aller globalen Variablen von f, sobald die Definition von f
ausgefhrt wird. Dies ist allerdings in der Regel nur dann sinnvoll, wenn f auf Toplevel definiert
wird, also nicht innerhalb einer anderen Funktion, da nur dann die Definition von f hdchstens
einmal ausgefuhrt wird. Andernfalls wiirde ja dann auch jedesmal der Code fiir den Rumpf von
f neu erzeugt, was nur in extremen Ausnahmeféllen sinnvoll sein kann.

Aufgrund der oben genannten Schwierigkeiten wurden diese Techniken bisher noch nicht in
Mozart integriert.

4.1.6 Kopieren von Code

Wir wollen nun eine letzte Méglichkeit der Anwendung der Codespezialisierung naher betrach-
ten. Bei dieser Variante wird fur bestimmte ausgewéhlte Funktionen jedesmal, wenn eine Instanz
dieser Funktion erzeugt wird, auch immer eine Kopie des Codes der Funktion erzeugt. Dieses
Vorgehen wirkt auf den den ersten Blick nicht sehr sinnvoll und gewinnbringend, da ja gerade
eine der wichtigen Ideen bei der Implementierung von Funktionen darin liegt, daf unterschied-
liche Instanzen ihren Code teilen. Dennoch wird gerade diese Technik in der Praxis in Mozart
haufig angewandt: sie kommt in Zusammenhang mit Modulen und der getrennten Ubersetzung
zum Einsatz.

Wir wollen das Vorgehen an einem Beispiel verdeutlichen. Nehmen wir an, wir wollen ein Modul
MyModule zur Verfugung stellen, das die Funktionen foo und bar exportiert. mit den bescheide-
neren Mdglichkeiten von L représentieren wir das Modul einfach als Tupel, das als Argumente
die beiden Funktionen enthalt. Eine mogliche Implementierung konnte dann so aussehen:

let fun foo(x)
fun bar(x,y)

. goodStuff(...) ...;
. openFile(...) ...

in
save (MyModule (foo,bar) ,file)
end

Hier wird am Ende das Modul mittels der System-Funktion save in einer Datei gesichert (ver-
gleiche hierzu auch Abschnitt 3.11), so daR das Modul von dort von Benutzern geladen werden
kann, ohne daB diese das Modul jeweils neu Ubersetzen missen. Beim Sichern mittels save
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wird nun nicht nur der Maschinencode von foo und bar abgespeichert, sondern die kompletten
Funktionen, also insbesondere auch die Werte der freien Variablen (und dann so weiter, also der
vollstandige transitive AbschluR): das sind einmal goodstuff, von dem wir annehmen wollen,
dal’ es aus einem anderen benutzerdefinierten Modul stammt und zum anderen openFile aus
dem Ein-/Ausgabemodul.

Hier liegen nun auch zwei Schwachpunkte dieses Vorgehens: zum einen wird lediglich eine Ko-
pie von goodStuff gesichert. Wenn nun die Implementierung von goodStuff verbessert wird,
wird diese Anderung in unserem Modul nicht sichtbar, es miite erst neu lbersetzt und wie-
der gesichert werden, womit die Vorteile getrennter Ubersetzung verloren gehen. Ein weiterer
Nachteil liegt darin, dal3 auch eine Kopie der System-Funktion openFile gesichert wird: wenn
dies technisch berhaupt mdglich ist, dann ist dies dennoch praktisch wertlos, da diese Funkti-
on plattformspezifisch ist; ein Benutzer des Moduls verlangt aber, dal} seine eigene Version von
openFile verwandt wird und nicht die fiir ihn in der Regel unbrauchbare Version desjenigen, der
das Modul gesichert hat.

Zur Losung dieser Probleme bietet L bereits genug Abstraktionsméglichkeiten. Anstatt direkt
das Modul zu sichern, sichert man eine Funktion, die dieses Modul erst erzeugen wird und die
Uber die externen Referenzen des Moduls abstrahiert:

fun makeMyModule (goodStuff,openFile) =

let fun foo(x) = ... goodStuff(...) ...;
fun bar(x,y) = ... openFile(...) ...
in
MyModule (foo,bar)
end;

save (makeMyModule,file)

Gesichert wird nun also die zweistellige Funktion makeMyModule. Wer das Modul verwenden
will, muB nun nach dem Laden zuerst diese Funktion noch aufrufen. Dabei muf er als Eingabe-
parameter die darin importierten Funktionen goodStuff und openFile zur Verfligung stellen und
erhélt als Ausgabe das eigentliche Modul.

Die Funktion makeMyModule Wird auch als Funktor bezeichnet, in Anlehnung an die Funktoren
aus SML [MTHMS97]. Da wir uns hier auf einen Implementierungsaspekt von Funktoren kon-
zentrieren wollen, haben wir uns auf eine deutlich vereinfachte Darstellung von Funktoren be-
schrankt. Mozart bietet neben syntaktischer Unterstiitzung noch eine Reihe weiterer Hilfen zum
Arbeiten mit Funktoren, die das Realisieren gerade von groReren Projekten deutlich erleichtern,
auf die wir aber an dieser Stelle nicht weiter eingehen werden.

Durch die Einflhrung von Funktoren ist nun zwar die Aufteilung einer Applikation in Modu-
le und deren getrennte Ubersetzung moglich geworden, allerdings gingen dadurch auch einige
wichtige Mdglichkeiten flr Optimierungen verloren; in der Praxis zeigte sich nach der Um-
stellung auf Funktoren eine LaufzeiteinbuBe von 30 Prozent im Mittel! Grund hierfur ist die
Tatsache, daB die Codespezialisierung fur Funktoren in vielen Féllen nicht mehr anwendbar ist,
da insbesondere die dynamische Spezialisierung nur in Zusammenhang mit Variablen durchge-
fuhrt werden kann, die auf Toplevel deklariert wurden. Wir werden beispielsweise in Abschnitt
4.7 sehen, dal} die Applikation einer Funktion dann deutlich beschleunigt werden kann, wenn die
Variable auf Toplevel definiert wurde. Im Beispiel oben ware das etwa die Applikation von good-
Stuff innerhalb von foo. Da nun aber goodStuff als Eingabeparameter fiir makeMyModule dient,
ware es nun falsch, den Code fiir foo in Abhangigkeit vom aktuellen Wert von goodStuff zu
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veréndern: ein weiterer Aufruf von makeMyModule mit einem nun verschiedenen Wert flir good-
Stuff wiirde fur eine der beiden Instanzen von foo, die ja beide den gleichen Code teilen, zu
einem falschen Resultat fiihren.

Die Losung aus diesem Dilemma heif3t Kopieren von Code. Wenn man in unserem Beispiel
jedesmal bei der Erzeugung einer neuen Instanz von foo auch gleich eine Kopie des Codes von
foo erzeugt, dann ist es auch korrekt, die Codespezialisierung nicht nur anhand von V-Registern
sondern auch auf Basis der aktuellen Werte der G-Register also aller globalen Variablen einer
Funktion durchzufihren. Wir fiihren daher eine Instruktion funCopy als Variante der Instruktion
fun aus Abschnitt 3.8.3 ein:

funCopy R n k S
Erzeugt analog der Instruktion fun einen neuen Funktions-Knoten mit Aritét » und & frei-
en Variablen und legt eine Referenz darauf in R. Anders als fun wird aber auch zusétzlich
eine Kopie des Codesegmentes S angefertigt und im neu erzeugten Funktions-Knoten ge-
speichert.

Der Compiler ist nun frei in der Wahl, welche Variante er fiir eine bestimmte Funktion verwendet.
In der Regel wird er die kopierende Version fur alle Funktionen eines Funktors einsetzen, in
deren Rumpf eine Spezialisierung anwendbar ist, was fur sehr viele Funktionen zutrifft. Dies
gilt insbesondere nicht nur fur die Toplevel-Funktionen, sondern auch fur tiefer geschachtelte
Funktionen. Dies ist allerdings problematisch, wie folgendes Beispiel zeigt, wenn es als Rumpf
eines Funktors verwendet wird:

fun f(x,y) =
let fun g(u,v) = ... goodStuff(...) ...
in ...
end

So soll auch die Applikation von goodStuff innerhalb von g tiber Codespezialisierung optimiert
werden. Es ist nun allerdings nicht sinnvoll neben £ auch fir g die funCopy-Instruktion zu ver-
wenden, da dann ja bei jedem Aufruf von £ eine Kopie des Codes von g erzeugt wiirde. Dieses
Problem kann man umgehen, indem man eine zusatzliche Instruktion einfihrt: funCopyOnce ar-
beitet zundchst genau wie funCopy, ersetzt sich nach einmaligem Aufruf dann allerdings durch
fun. Alternativ dazu kann man auch funCopy selbst so modifizieren, dal} beim Kopieren auch
stets Kopien von allen erreichbaren Codesegmenten angefertigt werden. So kénnen Spezialisie-
rungen vorgenommen werden, ohne daf} zusétzliche Kopien angefertigt werden miissen.

Im allgemeinen bedeutet das Kopieren von Code eine deutliche Erhdhung des Speicherver-
brauchs. Im Zusammenhang mit Funktoren trifft dies in der Praxis allerdings nicht zu. Funktoren
werden namlich in der Regel nur ein einziges Mal appliziert: denn auch wenn ein bestimmtes
Modul innerhalb einer groReren Applikation mehrfach in verschiedenen anderen Modulen im-
portiert wird, so muf} dennoch nur eine einzige Instanz dieses Moduls beim Zusammenbau der
Applikation erzeugt werden. Somit ergibt sich schlimmstenfalls eine Verdopplung der Codegro-
Re einer Applikation. Allerdings wird in der Regel das Original nach der Instantiierung nicht
mehr bendtigt, das heilt alle Referenzen darauf gehen verloren. Aus diesem Grund wurde in
Mozart die Speicherbereinigung auch auf den Codebereich erweitert, so dal3 sich in der Praxis
keine merkliche Zunahme der GroRe des Codebereichs durch das Kopieren von Code einstellt.
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4.2 Unifikation

Im Zusammenhang mit Spezialisierung haben wir bereits in Abschnitt 4.1 Optimierungen fiir
Unifikationen vorgestellt. Hier kann eine Unifikation statisch oder dynamisch mittels specUnify
ZU unifyConst Ubersetzt werden.

unifyConst R V
Die Instruktion dereferenziert R. Falls R eine Variable enthélt, wird diese an den Inhalt des
V-Registers V gebunden. Andernfalls wird getestet, ob R und V' auf den selben Knoten im
Speicher verweisen.

Eine leichte Abwandlung von unifyConst, stellt die Instruktion unifyInteger dar, die auf Zah-
len arbeitet. Grund hierfir ist, daf® gleiche Zahlen nicht notwendig durch den selben Knoten im
Speicher dargestellt werden:

unifyInteger R V
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf einen Zahlknoten. Falls R
nach Dereferenzierung eine Variable enthalt, wird diese an den Inhalt von V' gebunden.
Andernfalls wird getestet, ob R auf einen Zahlknoten verweist, der den gleichen Wert wie
V hat.

4.3 Tupelkonstruktion

Bei einer Applikation der Form z(eq, ..., e,) kann meist bereits statisch sichergestellt werden,
daR es sich bei z um einen Konstruktor handelt. In diesem Fall muf? dann nicht, wie in Abschnitt
3.8.3 beschrieben, die Instruktion apply eingesetzt werden, vielmehr kann das Tupel dann mittels
einer neuen Instruktion newTuple gefolgt von setArg erzeugt werden:

newTuple R R' n
Die Instruktion erwartet in R’ einen Konstruktor-Knoten und erzeugt ein neues Tupel mit
Marke R’ und n uninitialisierten Argumenten und legt einen Verweis darauf in R ab.

Wir wollen das Vorgehen am Beispiel verdeutlichen: eine geschachtelte Tupelkonstruktion der
Form

let val x = F(G(23),y) in ... end

wird zundchst durch Einflihrung einer Hilfsvariable z verflacht:
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let val z = G(23);
val x = F(z,y)
in ... end

und kann dann zu (F und G seien als Konstruktoren bekannt)

newTuple R, G 1
setArg R, 0 23
newTuple Ry F 2
setArg R; 0 R,
setArg Ry 1 Ry

Ubersetzt werden.

4.3.1 Argumentzeiger

Der Aufbau eines neuen Tupels der Form

let val x=F(u,v) in ... end

geschieht wie im vorangehenden Kapitel beschrieben unter Verwendung der Instruktionen new-
Tuple UNd setArg:

newTuple Ry F 2
setArg Ry 0 R,
setArg Ry 1 R,

Warren hat hier gleich eine Optimierung integriert, die es erlaubt, zwei Argumente von setArg
einzusparen, indem er ein Register den sogenannten Argumentzeiger (structure pointer) ap ein-
flhrt. newTuple wird dabei so angepalt, daf nach der Erzeugung des Tupel-Skeletts ap auf das
erste (noch uninitialisierte) Argument zeigt. setArg erfahrt dann tber ap wohin sein Argument
zu schreiben ist:

setArg R
Schreibt den Inhalt von R in das Argument eines Tupels, auf den der Argumentzeiger ap
verweist und inkrementiert ap, so daB3 ap auf das folgende Argument verweist.

Der Code von oben, wiirde damit dann wie folgt aussehen:

newTuple Ry F 2
setArg R,
setArg R,

Analog zu setArg kann die Instruktion moveArg, die zur Unifikation von Tupelargumenten in
Whéchtern verwandt wird, vereinfacht werden, indem auch getTuple ap richtig setzt:

moveArg R
Die Instruktion kopiert den Inhalt des Argumentes, auf das ap verweist, ins Register R und
inkrementiert ap im Anschluf.
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Durch die Einflihrung des Argumentzeigers verringert sich nicht nur die CodegroRe. Gerade bei
der Verwendung eines Emulators reduziert sich auch der Dekodieraufwand der Instruktion, da
ja jedes Argument der Instruktion erst aus dem Speicher geladen werden muf3. Zudem kann im
Beispiel das Register R, friiher freigegeben und wiederverwandt werden.

4.3.2 Modus-Register

Im vorangegangenen Kapitel haben wir erklért, daf ein Wachter der Form

case x of
F(y,z) => ...

zu folgender Codesequenz (ibersetzt wird:

getTuple Ry F 2 L1
moveArg Ry
moveArg R,

branch L2

L1:

newVar Ry

setArg Ry

newVar R,

setArg R,
L2:

Je nachdem ob x bereits gebunden ist oder nicht wird mittels getTuple entweder zu einer lesen-
den oder zu einer schreibenden Codefolge gesprungen. Die WAM falit diese beiden Codestréme
zu einem zusammen, indem sie ein neues Register das Modus-Register einflihrt. Dieses kann ent-
weder den Wert read oder write annehmen und wird von getTuple entsprechend gesetzt. Der
schreibende Codestrom wird gestrichen (damit kann auch das letzte Argument von getTuple
wegfallen), seine Funktion wird von moveArg libernommen:

getTuple Ry f 2
moveArg Ry
moveArg R,

Die Instruktion moveArg ist dann wie folgt definiert (hier unter Verwendung des Argumentzei-
gers):

moveArg R
Wenn mode den Wert write hat, erzeugt die Instruktion einen neuen Variableknoten und
legt eine Referenz darauf sowohl in R ab als auch in dem Argument, auf das ap zeigt.
Wenn mode den Wert read hat, wird das Argument, auf das ap zeigt, nach R geladen.
Anschlieend wird ap inkrementiert.

Auch die Einflhrung des Modus-Registers verkirzt die CodegroRe merklich. Allerdings muf3 nun
von moveArg jeweils ein zusétzlicher Test von mode durchgefiihrt werden. Dieser Test féllt in der
Regel bei einem Emulator nicht weiter ins Gewicht. Hochperformante native Implementierungen
greifen aus diesem Grund allerdings lieber auf die Zweistrom-Technik zuriick [VR90, TCS95].
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4.3.3 Lese/Schreib-Unifikation auRerhalb von Wéachtern
Wird eine Unifikation der Form

unify(x,F(u,v))

auBerhalb eines Wéchters verwandt, so haben wir dies im vorangegangen Kapitel naiv behan-
delt, indem man zunéchst ein neues Tupel aufbaut und dieses dann mit x unifiziert. Dies ist
aber dann suboptimal, wenn x bereits an ein Tupel gebunden ist. Man kann daher die Technik
der Lese/Schreib-Unifikation, auch auf solche Unifikationen anwenden. So kann man dann auch
obige Unifikation unter Verwendung von getTuple Ubersetzen. Dadurch wird nur dann neuer
Speicher alloziert, wenn dies wirklich unumganglich ist.

4.3.4 Listen

Listen (also zweistellige Tupel mit der Marke : :) stellen die mit deutlichem Abstand am héu-
figsten verwandte Art von Tupeln dar (siehe auch Tabelle 10.12). Daher verwenden wir eine
optimierte Darstellung fur Listen. Wir fihren dazu einen neuen Knotentyp mit Marke LIST ein.

Abbildung 4.1 Konventionelle und optimierte Darstellung der Liste [23].

TUPLE : : LI ST

| NT/ 23 @ COV ni | | NT/ 23 @ COV ni |

Abbildung 4.1 zeigt vergleichend die optimierte Darstellung einer Liste bestehend aus nur einem
Element 23 und der konventionellen Darstellung.

Aus der neuen Darstellung ergeben sich zwei Vorteile: Listen bendtigen weniger Speicherplatz
als Tupel, da weder die Marke noch die Aritét explizit gespeichert werden missen; im Implemen-
tierungsteil in Abschnitt 7.3.4 werden wir sehen, dal3 sich damit die GroRe einer Listenzelle von
vier auf zwei Worte reduziert. Darlberhinaus wird auch der Vergleich von Listen einfacher und
damit schneller: anstatt nach dem Test auf TUPLE noch einzeln Aritat und Marke zu vergleichen,
reicht hier lediglich der Test, ob beide Knoten mit LIST markiert sind.

Die Instruktionen, die Tupel erzeugen kénnen, miissen nun allerdings angepaf3t werden: so mufd
apply nun prifen, ob ein zweistelliges Tupel mit Marke :: zu erzeugen ist, und dann keinen
TUPLE sondern einen LIST Knoten erzeugen. Die spezialisierte Variante newTuple muR diesen
Test allerdings nicht durchfiihren: man kann namlich jedes Vorkommen von newTuple R ’::’ 2
durch eine neue Instruktion newList R ersetzen:

newList R
Erzeugt einen neuen LIST Knoten und legt eine Referenz darauf nach R. Zudem wird ap
auf das erste Argument der Liste gesetzt.

Analog wird mit getTuple verfahren; auch hier wird eine neue Instruktion getList definiert:
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Tabelle 4.1 Anzahl statisch optimierbarer Erzeugungen von Namen und Anzahl dynamisch er-
zeugter Namen in Mozart.

Anwendung Aufrufe stgti§ch Aufru_fe
total | optimiert | dynamisch
Explorer 70 70 0
Browser 281 281 0
Gump 33 33 0
Compiler 253 140 353
Scheduler 23 23 0
Spedition 13 13 0

getList R
Wenn R auf eine Variable verweist, wird ein neuer LIST Knoten erzeugt und R daran
gebunden. mode wird auf write gesetzt.
Wenn R auf eine Liste zeigt, wird mode auf read gesetzt.
In beiden Fallen wird ap stets auf das erste Argument der Liste gesetzt.

4.4 Konstruktoren

Bei Konstruktoren kann man grundsétzlich zwei Arten der Verwendung unterscheiden. Zum
einen konnen Konstruktoren dynamisch zur Laufzeit eines Programmes innerhalb einer Funktion
mehrfach erzeugt werden. Zum anderen werden Konstruktoren auf Toplevel statisch erzeugt: hier
werden Konstruktoren (wie bereits in Abschnitt 2.13.2 beschrieben) in der Regel dazu verwandt,
die Sichtbarkeit von Informationen dediziert zu steuern, indem man den Skopus der zugehdérigen
Variable entsprechend einschrénkt. In dieser Form &hnelt die Verwendung von Konstruktoren
stark der von Atomen (= Zeichenketten-Konstanten) in Oz, wobei die effiziente Implementierung
der Verwendung von Atomen wohlverstanden ist. Bei Konstruktoren und Atomen handelt es sich
in beiden Féllen eigentlich um Konstanten mit dem einzigen Unterschied, da3 die Konstruktoren
lediglich Uber Variablen zugreifbar sind. Demzufolge ist es wiinschenswert, daf? die Verwendung
von Konstruktoren anstelle von Atomen innerhalb eines Programmes keine nachteiligen Aus-
wirkungen auf die Performanz hat. Gerade das kann aber unter Verwendung der dynamischen
Spezialisierung erreicht werden: tberall dort, wo bei der Verwendung von Atomen besserer Co-
de erzeugt werden kann, ist dies auch dann mdglich, wenn stattdessen Toplevel-Konstruktoren
eingesetzt werden, indem man dies tber dynamische Spezialisierung erreicht. Dies gilt tbrigens
nicht nur flir die eingeschrénkte Sprache L sondern auch fur volles Oz: ob als Marke von Tupeln
und Records, als Features von Records, bei privaten Methoden, etc. immer kénnen Konstruktoren
und Atome unter dem Gesichtspunkt der Effizienz gleichwertig verwandt werden.

In vielen Fallen konnen die Optimierungen von Konstruktoren auch bereits durch den Compiler
vorgenommen werden. So mu? in der Regel oft gar nicht auf die dynamische Form der Speziali-
sierung zuriickgegriffen werden.

Die Praxis zeigt nun, daf Konstruktoren (= Namen in Oz) fast ausschlieBlich so verwandt wer-
den, daB die oben diskutierten Optimierungen angewandt werden kdnnen, da Konstruktoren nur
in den seltensten Fallen innerhalb von Funktionen erzeugt werden. Tabelle 4.1 zeigt die Anzahl
der optimierbaren Verwendungen von Namenserzeugungen in Mozart anhand verschiedener An-
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wendungen.® Die Spalte ,total“ gibt die Anzahl der statischen Vorkommen von Namenserzeu-
gungen im Quelltext an. Die néchste Spalte zeigt, wie viele davon optimiert werden kénnen, weil
sie auf Toplevel vorkommen. Es zeigt sich, daf dies in 96% bis 100% aller Vorkommen der Fall
ist. Dartiber hinaus gibt die Tabelle auch AufschluB tber die Anzahl der dynamisch erzeugten
Namen, also solcher Erzeugungen, die nicht optimiert behandelt werden. Hier zeigt sich, daf
Namen erwartungsgemaR zur Laufzeit nur extrem sparsam erzeugt werden, wenn man dies etwa
mit der Anzahl dynamisch erzeugter Variablen (vgl. Tabelle 10.12 auf Seite 205) vergleicht.

4.5 Arithmetik

Auch im Zusammenhang mit Operatoren lassen sich spezialisierte Instruktionen erzeugen, wenn
beispielsweise der Wert eines Argumentes bekannt ist. So kénnte man folgende Addition

let val x = y+123 in ... end

unter Verwendung einer spezialisierten Instruktion plusConst Ubersetzen:

plusConst R n R’
Die Instruktion wartet, bis R auf einen Zahl-Knoten verweist, erzeugt dann einen neuen
Zahl-Knoten & im Speicher, der die Summe des Wertes von R und der Zahl n enthélt und
legt anschlieRend eine Referenz auf k in R’ ab.

Die Einsparung betrifft hier den Wegfall des Dereferenzierens, des Typtestens und der Beschaf-
fung des Wertes des zweiten Arguments.

Weitere schwachere Formen der Optimierung sind denkbar, wenn beispielsweise bekannt ist,
dal’ ein Argument vom richtigen Typ ist, aber vielleicht nicht sicher ist, ob es auch bereits dere-
ferenziert ist. Auch der symmetrische Fall (dereferenziert, aber Typ unbekannt) kdnnte speziell
behandelt werden. So kommt man allerdings sehr schnell zu einem runden Dutzend spezieller
Versionen fir jeden einzelnen Operator, bei denen der Gewinn im Vergleich zum Aufwand sehr
fraglich ist.

46 Case

In Abschnitt 3.9 haben wir ein Schema zur effizienten Implementierung von Case vorgestellt.
Spezielle Arten von Case kommen nun allerdings in der Praxis besonders hdufig vor und sind
deshalb einer weiteren Optimierung wert.

4.6.1 Einfache Tests

Sehr hédufig tauchen Ausdriicke der Form

'Eine Beschreibung der verwendeten Programme befindet sich in Anhang B.
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case x of
t=>e

auf, bei denen ¢ eine sehr einfache Struktur hat.

Konstanten

Analog zum Vorgehen bei unifyConst Uund unifyInteger (vgl. Abschnitt 4.2) kann dann deut-
lich optimiert werden, wenn es sich bei ¢ um einen Konstruktor oder eine Zahl (statische Spe-
zialisierung) oder um eine Variable handelt, die an eine Zelle, Funktion oder Namen gebunden
ist (dynamische Spezialisierung). Man kann in diesen Féllen besonders effizienten Code erzeu-
gen, indem man den ganzen Wachter durch eine einzige spezielle Instruktion testConst bzw.
testInteger realisiert:

testConst R V L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' einen (dereferenzierten) Verweis auf einen Kon-
struktor, eine Zelle oder eine Funktion. R wird dereferenziert. Falls R eine logische Va-
riable enthalt, wird auf dieser Instruktion suspendiert. Andernfalls wird geprift, ob R auf
den selben Knoten im Speicher wie V' verweist. Falls ja, wird die néchste Instruktion aus-
geflhrt, falls nein wird zur Marke L gesprungen.

testInteger R V L
Diese Instruktion arbeitet analog zu testConst. Sie erwartet in V' allerdings einen Zahl-
Knoten, dessen Inhalt mit R verglichen wird.

Ohne diese Optimierung wirde der Wachter eines Case der Form

case x of 23 => ¢e; | y => e

wie folgt ibersetzt

guardStart L
unifyInteger Ry 23
guardEnd

Durch die Einfiihrung dieser speziellen Instruktionen spart man also die Ausfiihrung von guard-
Start und guardEnd und damit auch das Setzen und Riicksetzen von caseStart. AulRerdem wird
das Testen der Spur beim Erreichen des Endes des Wéchters eingespart. Somit reduziert sich das
Case zur Laufzeit auf einen einfachen Test des Wertes von x, an dem etwa die Spur tberhaupt
nicht mehr beteiligt ist. Dies zeigt, dal solch einfache Tests sich in L genauso effizient imple-
mentieren lassen, wie in anderen Sprachen, obgleich das Case von L im allgemeinen wesentlich
méchtiger und ausdrucksstarker ist.
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Tupel

Falls es sich bei dem Wéchter £ um ein Tupel handelt, kann nicht immer so wie im vorangehenden
Abschnitt fur Konstanten verfahren werden. So ist nur in bestimmten Féllen (die allerdings in der
Praxis fast ausschlieBlich auftreten) auch eine Sonderbehandlung nach obigem Schema mdéglich.
Dann namlich wenn sichergestellt ist, dafl der Test auf Subsumption/Dissubsumption durch eine
einzige Instruktion erfolgen kann. Die ist in folgendem Beispiel etwa nicht der Fall:

case x of F(y,y) => ...

Hier muR ndmlich nicht nur getestet werden, ob x auf ein einstelliges Tupel mit Marke F verweist.
Zudem mussen die beiden Argumente von x noch auf Gleichheit getestet werden.

Eine leichte Abwandlung des obigen Beispiels, die sehr hédufig anzutreffen ist, kann allerdings
optimiert werden:

case x of F(y,z) => ...

Hier sind y und z lokale ungebundene Variablen, so daf die Unifikation mit den Argumenten von
x sicher erfolgreich ist. Im allgemeinen kann ein Wéchter der Form f(z1,.. ., z,) dann optimiert
werden, wenn die x; alles lokale paarweise verschiedene Variablen sind. In diesem Fall ist der
Waéchter genau dann subsumiert, wenn z an ein Tupel mit Marke f und Aritat n gebunden ist.
Die entsprechende Maschineninstruktion heiflt dann testTuple. Dabei ist zu beachten, dal} die
Argumente z; nach erfolgreichem Test noch durch jeweils eine eigene moveArg Instruktion in
ihre Register gerettet werden mussen und daher die Instruktion testTuple daflir sorgen muf,
dal’ der Argumentzeiger ap und das Register mode zuvor richtig gesetzt werden:

testTuple R f n L
Falls R nach Dereferenzierung eine Variable enthélt, wird suspendiert. Andernfalls wird
gepruft, ob R ein Tupel mit Marke f und n Argumenten enthélt. Falls nein wird zur Marke
L gesprungen. Falls ja, werden mode auf read und ap auf das erste Argument gesetzt,
danach wird die nachste Instruktion ausgefihrt.

Man kann das Setzen und Testen von mode in diesem speziellen Fall umgehen, wenn man moveArg
durch eine spezielle Instruktion loadArg ersetzt, die genauso arbeitet wie moveArg im read-
Modus:

loadArg R
Das Argument, auf das ap zeigt, wird nach R geladen.

Wenn man die Listenoptimierung aus Abschnitt 4.3.4 mit einbezieht, muf3 man auch hier ftr
Listen eine eigene Instruktion vorsehen:

testList R L
Falls R nach Dereferenzierung eine Variable enthélt, wird suspendiert. Andernfalls wird
gepruft, ob R eine Liste enthélt. Falls ja, wird nach Setzen von ap und mode die néchste
Instruktion ausgefiihrt, falls nein wird zur Marke L gesprungen.

Als Beispiel betrachten wird den Maschinencode zu folgendem Ausdruck:
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case x of
h::r => £(h); g
| nil => unit

Der entsprechende Maschinencode sieht dann wie folgt aus:

testList Ry L1
loadArg Ry
loadArg R,
move Ry Xg
apply Rs 1
move R, Xg
apply Rg 1
branch L2
L1:
unifyConst Ry nil
move unit Xy
L2:

4.6.2 Boolesche Tests

Besonders haufig treten Ausdriicke auf, die das Ergebnis des Aufrufs einer booleschen Funktion
testen:

case f(x,y) of
true => ...
| false => ...

Hier bietet sich die Einfuhrung einer Instruktion testBool analog zu testConst an, die testet,
ob ihr Argument den Wert true oder £alse hat und sonst eine Fehlermeldung ausgibt. Dadurch
wird deutlich Code eingespart (fur die Fehlermeldung und durch die Zusammenfassung von zwei
Tests in einer Instruktion), was gleichzeitig zu einem Geschwindigkeitsvorteil durch Wegfall des
emulatorbedingten Mehraufwandes fiihrt:

testBool R L
Falls R nach Dereferenzierung eine Variable enthélt, wird suspendiert. Andernfalls wird
gepruft, ob R den Wert true hat. Falls ja, wird die ndchste Instruktion ausgefihrt, falls R
den Wert false enthalt, wird zur Marke L gesprungen. Andernfalls wird eine Fehlermel-
dung ausgegeben.

Die Optimierung von booleschen Tests kann fir spezielle Falle noch weiter getrieben werden.
Dann namlich wenn es sich bei der Funktion £ aus obigem Beispiel um eine spezielle vordefi-
nierte Funktion wie zum Beispiel einen Typtest oder einen arithmetischen Test handelt. So kann
man beispielsweise bei einem arithmetischen Test in der Form
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case x<y of
> ...
> ...

true

| false

den Aufruf des Vergleichsoperators mit dem darauffolgenden Test direkt zu einer neuen Instruk-
tion testLess zusammenfassen:

testless R R' L
Falls R oder R’ nach Dereferenzierung eine Variable enthalten, wird suspendiert. Andern-
falls wird geprift, ob der Inhalt von R kleiner als der von R’ ist. Wenn ja, wird die néchste
Instruktion ausgefihrt, andernfalls wird zur Marke L gesprungen.

Da < stets true oder false liefert, spart man auch den Fall fur die Fehlerbehandlung. Somit kann
man auch diesen in der Praxis sehr hdufig auftretenden Fall auf einen simplen Test reduzieren,
der in nichts dem Pendant in vergleichbaren Sprachen nachsteht.

4.6.3 Redundante Tests

Oft will man in einem Pattern die Werte verschiedener Variablen gleichzeitig testen, wie das etwa
in der folgenden Funktion zur Realisierung eines booleschen Und geschehen ist:

fun and(x,y) =
case [x,y] of
[true,true] => true
| _ => false

Bei der Ubersetzung muR man nun nicht die Liste [x,y] vom Code explizit aufbauen lassen, um
sie dann spéter mittels getList wieder zu zerlegen. Man kann stattdessen die redundanten Tests
auslassen und den Rumpf von and gleich wie folgt libersetzen:

guardStart L1
unifyConst Ry true
unifyConst Ry true
guardEnd
return true

L1:

return false

4.6.4 Indexierung

Eine wichtige Technik zur Optimierung grofRer Case Ausdriicke der Form
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case I of
p1 =>e1
| p2 => e

| pn => ey

ist die Technik der Indexierung. Die Idee dabei ist, nicht alle Pattern p; sequentiell nacheinander
zu testen, sondern durch einen Tabellenzugriff in Abhangigkeit von z direkt die Menge 7 der
Pattern zu bestimmen, die Uberhaupt in Frage kommen. Oft enthélt p dabei nur ein Element,
andernfalls kann man durch weitere Indizierungsschritte ber p entsprechend fortfahren.

Zur Ubersetzung eines indizierten Case dient die Instruktion switch. Dabei verwendet switch
eine Hashtabelle, die als Eingabe einen beliebigen Wert erhélt und dazu eine Codeadresse zu-
rickliefert, die dann angesprungen wird.

switch RV
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle H. Falls R
eine Variable enthélt wird suspendiert. Andernfalls liefert A abhé&ngig vom Inhalt von R
eine Codeadresse, zu der dann gesprungen wird.

Damit ein V-Register eine Hashtabelle referieren kann, werden die folgenden Preludeinstruktio-
nen definiert:

vmakeHT V' n
Erzeugt eine neue Hashtabelle der GroRe n und legt eine Referenz darauf im V-Register V'
ab.

vaddHTCon V V' L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle und speichert
in dieser unter dem Konstruktor aus V' die Marke L.

vaddHTInt V n L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle und speichert
in dieser unter der Zahl n die Marke L.

vaddHTTuple V V' n L
Die Instruktion speichert in der Hashtabelle aus V, daR fiir ein Tupel mit Marke V' und
Avritdt n zur Marke L zu springen ist.

Ein wirklicher Vorteil durch die Indizierung ergibt sich erst dann, wenn die Tabellen hinreichend
grol? werden. Die Indizierung eines Case, das nur aus zwei oder drei Pattern besteht, stellt sich
als nicht wirkungsvoll heraus. Im Gegenteil: hier sind einige wenige einfache Tests etwa Uber
testConst effizienter als ein aufwendigerer Hashing-Schritt. Ab welcher Schachtelungstiefe eine
Indizierung Sinn macht, ist in der Praxis schwer zu bestimmen, da die Qualitat des Hashens stark
von der Art der Eingabe, den in der Tabelle verwandten Schlisseln und nicht zuletzt von der Wahl
der Hashfunktion abhangen. Aber auch bei sehr grof3er Schachtelungstiefe muB eine Indizierung
nicht immer vorteilhaft sein: dann ndmlich wenn die Eingabe x etwa in 99% aller Falle immer
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denselben Wert hat (was zum Beispiel bei der Iteration Uber eine Liste der Fall sein kann). Dann
ist es sinnvoller zuerst auf diesen Wert zu testen.?

Das in Mozart verwandte Indizierungsschema ist noch vergleichsweise einfach gehalten, erweist
sich in der Praxis allerdings als durchaus effektiv. Komplexere Verfahren [Bra95, KS90, KS88]
behandeln oft Falle, die entweder selten vorkommen oder aber in Oz durch Umkodierung ebenso
effizient implementiert werden kénnen.

Statisch getypte Sprachen sind bei der Indexierung in der Regel etwas im Vorteil: die Konstruk-
toren eines Datentyps konnen durch fortlaufende kleine Zahlen dargestellt werden, so daf} der
Hashing-Schritt durch einen Feldzugriff ersetzt werden kann.

4.7 Funktionen

Fur die effiziente Ubersetzung von Funktionen wurden in der funktionalen Welt eine Reihe von
Techniken entwickelt, die sich (mitunter mit leichten Modifikationen) auf L (bertragen lassen.
Dariber hinaus, gibt es aber auch verschiedene Optimierungstechniken, die speziell nur im Zu-
sammenhang mit Oz zum Tragen kommen.

4.7.1 Endrekursion

Sprachen, die zwar rekursive Funktionen aber keine Schleifenkonstrukte unterstiitzen, missen
Endrekursion (engl. tail recursion) optimieren. Endrekursion bedeutet, dal’ der letzte Ausdruck
im Rumpf einer Funktion eine Applikation ist. Im unoptimierten Fall wiirde dabei folgendes
Codefragment erzeugt:

apply R n
deallocate
return Xy

Hier wird von apply die auf apply folgende Instruktion auf dem Keller abgelegt, so dal nach
Ricksprung aus der gerufenen Funktion lediglich die aktuelle Umgebung dealloziert und danach
mittels return Xq der néchste Auftrag vom Keller genommen wird. Man kann in diesem Fall
die Deallokation der Umgebung vor die Applikation ziehen und die Instruktion apply und das
nachfolgende return durch eine Instruktion tailApply ersetzen, die mit apply identisch ist,
bis darauf dal sie die Folgeinstruktion nicht auf dem Keller ablegt, den Keller also gar nicht
veréndert.

Dieses Vorgehen ist allerdings nur dann korrekt, falls das Register R nicht die Form L; hat, da in
diesem Falle die zuvor bereits deallozierte Umgebung referiert wiirde. Dieses Problem &t sich
beheben, indem man L; vor der Deallokation in ein freies Register kopiert. Da bei der Applikation
einer n-stelligen Funktion lediglich die die Argumente enthaltenden Register X, bis X,,_1 noch
benotigt werden, ist ein solches freies Register zum Beispiel X,;:

move L; X,
deallocate
tailApply X, 71

2Gerade diese Unwagbarkeiten haben uns auch bewogen bei der Implementierung der virtuellen Maschine an
performanz-kritischen Stellen oft auf die Verwendung der C++ switch-Anweisungen zu verzichten und diese statt-
dessen durch geschachtelte Konditionale zu ersetzen, bei denen die wahrscheinlichsten Falle zuerst behandelt werden.
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Wie oben beschrieben, liegt Endrekursion dann vor, wenn die letzte Anweisung, die innerhalb
eines Funktionrumpfes ausgefiihrt wird, ein Funktionaufruf ist. Das gilt allerdings nicht nur,
wenn die letzte Anweisung im Rumpf syntaktisch gesehen eine Applikation ist, wie folgendes
Beispiel zeigt:

fun f(x) =
case x of

1 => gx)

| _ => h(x)

Auch hier kann in beiden Zweigen des Case Endrekursions-Optimierung vorgenommen werden.
Allerdings ist hier Vorsicht geboten, da der unoptimierte Maschinencode zunéchst wie folgt aus-
sieht:

apply Rg 1

branch L

apply Ry 1
L:
deallocate
return X

Man muR hier darauf achten, dafl man das deallocate zuerst dupliziert, indem man es auch in
den ersten Zweig hereinzieht und erst dann beide apply durch je ein tailApply ersetzt.

Man muf beachten, da durch Endrekursionsoptimierung das Fehlen von Schleifen im allgemei-
nen nicht vollig ausgeglichen werden kann. So missen jeweils ein L-Registersatz alloziert und
dealloziert werden. Auch missen die Variablen, die innerhalb der Schleife verwandt werden, ent-
weder explizit als Argumente an die Funktion Ubergeben werden, die die Schleife realisiert. Das
bedingt in der Regel das Einsetzen zusatzlicher move-Instruktionen und die VergroBerung des
L-Registersatzes. Alternativ dazu kann man die Variable auch in einen Abschluf? einbetten, was
aber zusétzlichen Speicher kostet und den Zugriff auf diese Variablen verteuert, da sie nicht mehr
in Registern liegen konnen. Durch eine Wiederverwendung der L-Register der rufenden Funktion
durch die gerufene Funktion, kann man versuchen, diese Nachteile auszugleichen [Mei91].

4.7.2 Applikation

Vergleicht man die Implementierung der Applikation in L mit der von statisch getypten Sprachen
oder mit Sprachen, die keine héheren Funktionen unterstitzen (wie dies zum Beispiel in Prolog
der Fall ist), so stellt man fest, daB in L bei jeder Applikation mehr Aufwand nétig ist. So kann in
Prolog direkt im Code eine Referenz auf die zu applizierende Funktion abgelegt werden. Dies ist
in L im allgemeinen nicht méglich: da Funktionen tber Variablen angesprochen werden, miissen
hier bei der Applikation von x zuerst verschiedene Tests durchgefthrt werden: zuerst muf3 ein De-
referenzierungsschritt durchgefiihrt werden. Dann muB festgestellt werden, ob es sich bei x um
eine logische Variable, eine Funktion oder einen Konstruktor handelt. Darauf muf} ein Test auf
korrekte Aritét folgen. Erst dann kann der eigentliche Unterprogrammsprung erfolgen. So gese-
hen ist L gegeniber vergleichbaren Sprachen in dieser Beziehung zunéchst deutlich im Nachteil,
vor allem vor dem Hintergrund, daB ein Funktionaufruf wegen fehlender Schleifenkonstrukte
einen zentralen sehr hdufig genutzten Bestandteil der Sprache bildet.
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Wir werden in diesem Abschnitt aber Techniken vorstellen, die zeigen, daR sich dieser Nachteil
in sehr vielen Féallen wieder ausgleichen l&Rt.

Spezialisierung

Auch bei der Funktionsapplikation kann die Technik der Codespezialisierung wichtige Dienste
leisten, indem man die oben beschriebenen Tests nur ein einziges Mal statisch durch den Compi-
ler oder dynamisch zur Laufzeit durchfiihrt. Hierzu definieren wir die Instruktionen fastApply
und specApply (die endrekursiven Varianten fastTailApply und specTailApply Sind analog
definiert):

fastApply V
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf einen Funktion-Knoten f.
Sie arbeitet genau wie apply ohne allerdings Dereferenzierung, Typtests und Avritétstest
durchzufiihren.

specApply V n
Die Instruktion suspendiert auf Determiniertheit von V. Verweist V' auf einen n-stelligen
Funktion-Knoten, so ersetzt sich selbst dann durch fastApply V. Verweist V auf einen
Konstruktor, dann ersetzt sie sich durch newTuple V n.

Mit der Technik der Spezialisierung lassen sich alle Applikationen von auf Toplevel deklarier-
ten Funktionen optimieren. So steht die Implementierung der Applikation in L in diesem Punkt
in nichts den Implementierungen in getypten, funktionalen oder auch first-order Sprachen wie
Prolog nach. Diese Form der Applikation deckt in der Praxis bereits das Gros aller vorkommen-
den Applikationen ab. Darber hinaus lassen sich aber auch einige Félle von Applikationen von
Variablen optimieren, die nicht auf Toplevel definiert wurden, wie folgendes Beispiel zeigt:

fun f(x,y) =
let fun g(u) = e
in ...
gy
end
Da hier statisch sicher ist, daf’ bei der Applikation von g sowohl Aritét als auch Typ korrekt sind,

konnte man die Definition von fastApply erweitern, indem man anders als oben definiert neben
V-Registern als Argument auch beliebige andere Registerarten zuldfRt.

Ein wichtiger Nebeneffekt der Spezialisierung ist auch der, daf? die Grofze von Abschlissen deut-
lich reduziert wird. Da nun der Code direkt auf die Funktionen verweist, miissen diese nicht in
die G-Register aufgenommen werden. Da die meisten globalen Variablen einer Funktion f die-
jenigen Funktionen sind, die f in seinem Rumpf aufruft, kann so der flir f zu konstruierende
Abschlu deutlich kleiner ausfallen.

Inline-Caching

Somit verbleiben hdufig nur noch die echten higher-order Applikation, die nicht so effizient be-
handelt werden kdnnen. Aber auch hier &Rt sich noch ein wenig an Laufzeit einsparen, indem
man die Technik des Inline-Caching [Deu84] auf diesen Fall ibertréagt.
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Wir wollen das Vorgehen am Beispiel erldutern und betrachten die Definition der Funktion map,
die eine einstellige Funktion £ auf alle Elemente einer Eingabeliste 1 anwendet und als Ergebnis
die Liste der Ausgabewerte zurlickliefert:

fun map(l,f) =
case 1 of
h::r => f(h)::map(r,f)
| nil => nil

Hier handelt es sich bei dem Aufruf von £ im Rumpf von map um eine echte higher-order Appli-
kation. Dem Einsatz von Inline-Caching liegt nun folgende Heuristik zu Grunde: obgleich sich
prinzipiell bei jedem Aufruf von map der Wert von £ dndern kann, wird er dies in der Praxis nur
eher selten tun (was in der Regel von der L&nge der Eingabeliste abhdngt). Dies kann man sich
zu Nutze machen, indem man sich beim Aufruf von £ den aktuellen Wert statisch merkt. Beim
ndchsten Mal pruft man nun zuerst, ob £ noch denselben Wert hat. Wenn ja, kann man sich den
Typtest und den Aritétstest sparen. Man kann sich auch das Dereferenzieren sparen, wenn man
sich zwei Werte merkt: den Wert von £ vor und nach Dereferenzierung. Das Merken der bei-
den Werte kann direkt im Code erfolgen, wenn man eine neue Instruktion cachedApply Vvorsieht,
die jeweils dafuir ein Argument zur Verfiigung stellt, das dann als Cache dient und dynamisch
geédndert werden kann:

cachedApply R n V V'

Die Instruktion prift, ob R (ohne vorherige Dereferenzierung) und V' auf denselben Kno-
ten im Speicher verweisen, In diesem Fall enthélt V' einen Verweis auf einen Funktion-
Knoten, das heilt die Instruktion arbeitet in diesem Fall genau wie fastApply V.

Wenn R und und V verschieden sind, dann arbeitet die Instruktion zundchst genau wie
apply. Allerdings wird vor dem Unterprogrammsprung zusatzlich noch das Argument V'
durch den nicht dereferenzierten Inhalt von R und V' durch den dereferenzierten Inhalt
von R ersetzt.

Bei einem Treffer im Cache spart man so zwei Tests ein, die mit zusétzlichen Speicherzugrif-
fen verbunden sind. Im anderen Fall bezahlt man zusatzlich einen Test und zwei schreibende
Speicherzugriffe. Somit bringt diese Technik im Zusammenhang mit der Applikation nur eine
geringfugige Geschwindigkeitssteigerung mit sich. Die Technik hat sich allerdings in Mozart in
anderem Zusammenhang sehr bewdhrt, weswegen sie auch hier exemplarisch vorgestellt wurde:
beim Zugriff auf die Features eines Records [RMS96, Meh99] und bei der Objektapplikation
[Hen97] konnten damit signifikante Verbesserungen erzielt werden, weil dadurch aufwendigere
Hashingschritte durch einen einfachen Vergleich ersetzt werden konnten und weil die Treffer-
quote im Cache sich in der Praxis als sehr hoch erwiesen hat [RMS96].

4.7.3 Allokation der L-Register

Im letzten Kapitel haben wir ein noch recht einfaches Schema zur Allokation der L-Register
beschrieben: dabei werden diese gleich nach Eintritt in eine Funktion alloziert und direkt vor
dem Verlassen durch return wieder freigegeben. Hier sind verschiedene Varianten maglich, die
von diesem strikten Schema abweichen.

Eine naheliegende Idee besteht darin, nicht einen einzigen L-Registersatz zu allozieren, sondern
fur den Rumpf einer Funktion mehrere solcher Registersatze bereitszustellen. So kdnnte man
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fiir den Rumpf einer Funktion beispielsweise folgenden Code erzeugen, der 2 L-Registersétze
verwendet:

allocate n
€1
deallocate
allocate m
€2
deallocate

Bei genauerer Betrachtung ergeben sich durch dieses Vorgehen allerdings keine Vorteile. Zum
einen kann dadurch héchstens der Speicherverbrauch einer Funktion reduziert werden. Da die L-
Register aber nach Verlassen einer Funktion wieder freigegeben werden, kann sich dadurch nur
der maximale Speicherbrauch fur L-Register in Abh&ngigkeit von der Rekursionstiefe verbes-
sern. In absoluten Zahlen féllt dieser aber ohnehin nur sehr gering aus. Hier ist es dann giinstiger,
wenn man bei der Registerallokation L-Register doppelt belegt (vgl. Abschnitt 5.6.3). Daruiber
hinaus muR fiir diejenigen Variablen, die sowohl in e als auch in e, verwandt wird, ein gewisser
Mehraufwand in Kauf genommen werden: diese Variablen missen von dem ersten Registersatz
in den zweiten gerettet werden, was die Erzeugung von je einem move-Befehl vor dem ersten
deallocate Und nach dem zweiten allocate fir jede dieser Variablen bedingt.

Eine Variation in der Verwendung der L-Register besteht darin, den allocate Befehl nicht gleich
zu Anfang einzusetzen, sondern soweit nach hinten zu verschieben, bis zum ersten Mal eine In-
struktion ein L-Register verwendet. Analog kann man deallocate nach vorne verlagern. Aber
auch hier ergeben sich keine wirklichen Vorteile, da die Allokation ja ohnehin irgendwann statt-
finden muf3, man so den Aufwand héchstens verlagert aber nicht eingespart hat.

Durch Kombination der beiden obigen Techniken kann sich aber in der Praxis eine effektive
Verbesserung ergeben: wir betrachten hierzu die Definition der Fibonacci-Funktion

fun fib(n) =
case n<2 of
true => 1
| false => fib(n-1)+fib(n-2)

Bei Eintritt in die Funktion befindet sich der Wert von n in Xy. Der Test, ob n Kkleiner als 2 ist
kann also vor der Allokation der L-Register bereits durchgefthrt werden. Entsprechend kommt
auch das erste Pattern ohne die Verwendung von L-Registern aus. Somit braucht fiir den ersten
Fall Gberhaupt kein L-Registersatz alloziert werden. Betrachtet man sich den Aufrufbaum der
Fibonacci Funktion, so erkennt man, dal’ dieser Fall sehr haufig (ungefahr in der Halfte aller
Falle) auftritt. So macht sich die Einsparung der Allokation in der Praxis deutlich in der Laufzeit
bemerkbar, da man ja nicht nur die Allokation selbst einspart, sondern auch das Retten und Laden
von Variablen in diesen Bereich.

Die Idee der Optimierung besteht also darin, den allocate Befehl mdglichst weit nach hinten zu
verlagern. Erreicht man dabei ein Case, in dessen Wachter keine L-Register verwandt werden,
dann dupliziert man den allocate Befehl und setzt das Verfahren flr die einzelnen Zweige
getrennt fort. Dieses Schema ist dem Vorgehen in der WAM sehr dhnlich: hier werden die L-
Register (in der WAM heil3en diese Y-Register) einer Funktion pro Klausel alloziert.

Viele rekursiv definierte Funktionen sehen so aus, daR der Basisfall in der Regel sehr einfach
ist, ansonsten aber mehr Arbeit geleistet werden muB. Diese Optimierung zahlt sich besonders
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Tabelle 4.2 L-Register: Anzahl der Registersatze pro Applikation und durchschnittliche GroRe.

Anwendung L-Registgrsé_tze Gr('j_Be der
pro Applikation | L-Registersétze
Prelude 46,45% 4,01
Browser 30,27% 3,93
Explorer 48,66% 7,84
Compile Browser 21,92% 3,71
Gump Scanner 47,28% 2,82
Gump Parser 34,26% 3,03
Scheduler (prove) 62,37% 4,46
Spedition 28,65% 3,29

bei sehr buschigen Rekursionshdumen aus (wie im Beispiel der Fibonacci Funktion). Anderer-
seits fallt etwa bei Listenrekursionen der Terminierungsfall nicht stark ins Gewicht, wenn man
davon ausgeht, daf? Listen in der Regel nicht leer sind. Dennoch zahlt sich die hier beschriebene
Optimierung in der Praxis aus, wie Tabelle 4.2 belegt. So kann in vielen Fallen auf die Allo-
kation eines L-Registersatzes vollig verzichtet werden und auch deren durchschnittliche GroRe
wird klein gehalten. Die Tabelle zeigt in der ersten Spalte, wieviele der Applikationen einer be-
nutzerdefinierten Funktion zur Allokation eines L-Registersatzes filhren. Man erkennt, dal dies
nur in etwa hochstens der Halfte aller Félle nétig ist. Auch die durchschnittliche GroRe der L-
Registersatze fallt mit einem Durchschnitt von circa 4 Elementen (iber alle Anwendungen hinweg
recht niedrig aus.

4.7.4 Programmtransformation

Fur Oz stellt der Einsatz von Techniken aus der Programmtransformation im Zusammenhang
mit Funktionen ein groRes Potential flr Optimierungen dar. Hier kann man versuchen, durch
syntaktische Anderung des Quellprogramms zu einem semantisch aquivalenten, aber effiziente-
ren Programm zu gelangen. Diese Techniken sind in der funktionalen Welt gut verstanden und
konnen auch auf Oz (unter Berlcksichtigung der Nebenldufigkeit) tbertragen werden. Die An-
wendung von Beta-Reduktion (inlining), Spezialisierung von Funktionen durch Falten und Auf-
falten, Herausfaktorisieren von Konstanten aus Funktionsrimpfen (hier vor allem geschachtelte
Funktionsdefinitionen), etc. birgt sicher ein interessantes Optimierungspotential. Diese Techni-
ken wurden in Mozart bisher noch nicht integriert, so da Mozart in dieser Hinsicht hinter dem
Stand der Kunst zurtickbleibt.

Zusammenfassung

e Codespezialisierung ist eine allgemeine Optimierungstechnik, die besonders wichtig bei
dynamisch getypten Sprachen ist, aber auch auf statisch getypte Sprachen anwendbar ist.
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Dabei werden einzelne Instruktionen oder Sequenzen von Instruktionen durch spezielle-
re Varianten ersetzt, da gewisse Eigenschaften der Eingaben fir diese Instruktionen (wie
z.B. Typkonsistenz) zugesichert werden konnen.

e Wir unterscheiden zwischen statische Codespezialisierung, die zur Ubersetzungszeit durch-
gefuhrt wird und in dynamische Codespezialisierung, die zur Laufzeit durch selbstmodifi-
zierenden Code erreicht wird.

e Codespezialisierung kann dann besonders effektiv fur die formalen Parameter und die
globalen Variablen einer Funktion f vorgenommen werden, wenn bei jeder Ausfilhrung
eine Kopie des Rumpfes von f angefertigt wird. In Mozart wird dies gerade fiir Funktoren
(Funktionen die Module erzeugen) so gehandhabt.

e Aufbau von Tupeln und Zerlegung von Tupeln im Wéchter kann durch Verwendung spe-
zieller Register (Argument-Zeiger, Modus-Register) optimiert werden.

e Fir Tupel in Form von Listen wird eine spezielle Darstellung gewéhlt, wodurch sowohl
Speicher als auch Laufzeit gespart wird.

e Durch Codespezialisierung kdnnen etablierte Implementierungstechniken fiir Atome di-
rekt auf Konstruktoren Ubertragen werden, so dall Konstruktoren in der Praxis genauso
effizient gehandhabt werden konnen wie Atome.

e Bei vielen Instruktionen (wie z.B. Operatoren) ist eine Spezialisierung mdglich, wenn be-
kannt ist, dal} bestimmte Argumente bereits dereferenziert sind, oder ihr Typ oder gar ihr
Wert bekannt ist. In der Praxis muR abgewogen werden, ob eine Hinzunahme von zusétzli-
chen spezialisierten Varianten von Instruktionen immer sinnvoll ist, da der Instruktionssatz
maoglich kompakt bleiben sollte.

o Viele Case-Ausdrlicke haben eine einfache Struktur (z.B. nur eine Zahlkonstante im Wach-
ter) und konnen daher effizienter ibersetzt werden. In der Praxis kénnen die meisten Case-
Ausdriicke genauso effizient tGbersetzt werden wie vergleichbare Konstrukte in anderen
Sprachen, trotz ihrer im allgemeinen komplexeren Semantik (Unifikation und Subsumpti-
on statt reines Matching).

e GroRe geschachtelte Case kdnnen durch Indexing Techniken effizient lbersetzt werden.
Ein Vorteil ergibt sich aber erst bei hinreichend grolRer Anzahl von Féllen.

e Die Optimierung von Endrekursion ist bei Sprachen ohne explizite Schleifen notwendig.
Allerdings sind Schleifen im allgemeinen effizienter Ubersetzbar.

o Bei der Applikation einer Funktion f kann in den meisten Féllen eine Codespezialisierung
vorgenommen werden, so dall Dereferenzierung, Typtest und Aritatsvergleich eingespart
werden kénnen. Zudem werden die zu erzeugenden Funktionsabschliisse deutlich Kleiner.
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Kapitel 5

Diskussion

In den vorangehenden Kapiteln dieses Teils der Arbeit haben wir eine virtuelle Maschine fir die
Teilsprache L vorgestellt. Zugunsten der Ubersichtlichkeit haben wir dabei bisher bewuRt sowohl
auf eine Diskussion der vorgestellten Techniken als auch auf die Besprechung von alternativen
Ansatzen zur Implementierung verzichtet. Dies wollen wir nun in diesem Kapitel nachholen.

Wir beginnen mit einer Diskussion der Vor- und Nachteile einer stackbasierten gegeniiber einer
registerbasierten Maschinenarchitektur. Dann gehen wir im folgenden Abschnitt 5.2 auf die un-
konventionelle Verwendung des Kellers in L ein. Darauf folgt in Abschnitt 5.3 eine Diskussion,
wie Referenzketten entstehen kénnen und wie man sie méglichst kurz halten kann. Danach gehen
wir in Abschnitt 5.4 auf verschiedene alternative Mdglichkeiten zur Darstellung von Funktionen
ein. Es folgt in Abschnitt 5.5 eine kurze Diskussion zum Case. AnschlieBend gehen wir in Ab-
schnitt 5.6 auf den Aspekt der Registerallokation in Zusammenhang mit L ein. Wir schlieRen
das Kapitel ab, indem wir zeigen, wie durch eine einfache Erweiterung der Implementierung von
logischen Variablen auch lazy Evaluierung unterstiitzt werden kann.

5.1 Stack- oder Registermaschine

Aus heutiger Sicht erscheint die Entscheidung fir eine registerbasierte Architektur fur die Oz-
Maschine nicht unbedingt optimal. Die Wahl einer Registermaschine ist sicher dann sinnvoll,
wenn die Erzeugung von nativem Code geplant ist, da diese Architektur der Hardwarearchitek-
tur moderner RISC Maschinen sehr nahe kommt. Dadurch lait sich dann eine sehr direkte und
dadurch effiziente Abbildung der virtuellen auf die reale Maschine vornehmen.

Verwendet man hingegen zur Implementierung der virtuellen Maschine einen Emulator, so bietet
eine stackbasierte Architektur, die auch von vielen virtuellen Maschinen fir funktionale Spra-
chen verwandt wird [Lan64, Car83, PJ87], eine Reihe von Vorteilen. Bei einer Stackmaschine
tbernimmt der Keller zusétzlich auch die Funktion der Register: so wird der Keller auch fur die
Speicherung temporarer Variablen und fiir die Parameteriibergabe verwandt. Die Register einer
realen Maschine kénnen sehr viel schneller zugegriffen werden als die Eintrége des Kellers, der
im Hauptspeicher liegt. Beim Emulator macht dies dagegen keinen Unterschied (bei wahlfreiem
Zugriff auf die Eintrage im Keller einer Stackmaschine), da hier auch die Register im Hauptspei-
cher liegen.

Bei einer Stackmaschine ist der Code in der Regel kiirzer, da die Instruktionen mit weniger
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Argumenten auskommen, weil der Keller hier als implizites Argument dient. So verkniipft bei-
spielsweise eine Addition implizit die beiden obersten Elemente des Kellers und ersetzt diese
beiden durch das Ergebnis. Diese Instruktion kommt also ganz ohne Argumente aus, wahrend
bei einer Registermaschine explizit die beiden Ein- und das Ausgabeargument angegeben wer-
den missen. Der Vorteil liegt hier nicht nur im reduzierten Speicherplatzverbrauch des Codes
(und dadurch bedingten eventuellen Vorteilen hinsichtlich des Cacheverhaltens) sondern vor al-
lem in einer erhohten Ausfihrungsgeschwindigkeit der Instruktionen, da die Argumente beim
Emulator erst aus dem Codebereich geladen und dekodiert werden missen.

Stackmaschinen werden oft so entworfen, dal3 viele Instruktionen ein spezielles Akkumulatorre-
gister als implizites Aus- und Eingabeargument verwenden. Der Akkumulator entspricht dabei in
etwa einem gecachten obersten Element des Kellers. Das virtuelle Akkumulatorregister kann nun
aber auch beim Emulator in der Regel auf ein reales Register der Hardware abgebildet werden, so
daR in einer Stackmaschine hier wesentlich weniger Zugriffe auf den langsamen Hauptspeicher
noétig werden als bei der Registermaschine.

Eine Stackmaschine bietet auch Vorteile bei der Parameteriibergabe: die Registermaschine ko-
piert die Parameter zuerst in Register, von wo sie die gerufene Funktion in der Regel dann wieder
auf ihren Keller bewegt. Dieser Schritt wird bei der Stackmaschine eingespart, da die Argumente
ja direkt Uber den Keller Ubergeben werden.

5.2 Der Keller

Vergleicht man die Struktur des Kellers in L mit den etablierten Implementierungstechniken fiir
rekursive Sprachen, so ergeben sich bei L deutliche Unterschiede. Dies betrifft zum einen das
Vorgehen beim Funktionsaufruf und zum anderen die Darstellung der L-Register. Wir wollen
beide Aspekte im folgenden naher diskutieren.

In Programmiersprachen, die rekursive Funktionen unterstiitzen, geht man in der Regel so vor,
daB direkt beim Betreten einer Funktion ausreichend Speicher auf dem Keller alloziert wird, so
dal’ dort sowohl die Riicksprungadresse fur Funktionsaufrufe als auch die lokalen Variablen (in
unserer Terminologie die L-Register) der Funktion gespeichert werden kénnen. Dann muf§ bei
jedem Funktionsaufruf nur noch der Programmzahler gerettet und beim Ricksprung restauriert
werden. Beim Verlassen der Funktion wird dieses Kellersegment dann wieder freigegeben.

Wie in Kapitel 3 beschrieben, wird in L dagegen bei jeder (nicht endrekursiven) Funktionsappli-
kation ein neuer Auftrag auf dem Keller abgelegt, der die auf die Applikation folgende Instruk-
tion enthdlt. Insbesondere muf also auch beim Riicksprung aus der gerufenen Funktion dieser
Auftrag wieder vom Keller genommen werden.

Bei genauerer Betrachtung erkennt man aber, daR das gewahlte Vorgehen durchaus nicht immer
S0 ungunstig sein muB, wie es vielleicht auf den ersten Blick scheinen mag. Einerseits sind ndm-
lich viele Aufrufe endrekursiv; in diesem Fall entstehen keine Mehrkosten. Da die Kelleropera-
tionen in L nicht am Anfang einer Funktion sondern bei jeder Applikation stattfinden, treten erst
dann Mehrkosten auf, wenn der Rumpf einer Funktion mehr als eine nicht-endrekursive Appli-
kation einer benutzerdefinierten Funktion enth&lt. Durch das Oz-Schema erhdhen sich zwar die
Kosten flr einen Funktionsaufruf, allerdings beanspruchen die Kelleroperationen nur einen Teil
an den Gesamtkosten fir einen Funktionsaufruf. So diirfen etwa die Kosten fur die Bereitstellung
der Argumente nicht auBer Acht gelassen werden.
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Auch die Tatsache, daB die L-Register nicht direkt auf dem Keller alloziert werden, muR kein
signifikanter Nachteil sein. Im Implementierungsteil in Abschnitt 7.1.2 werden wir sehen, dal3
die L-Register Uber Freispeicherlisten verwaltet werden, die fast genauso effizient gehandhabt
werden kénnen wie Kellerspeicher. Insbesondere ergibt sich hier auch kein Nachteil im Spei-
cherverbrauch an sich. Durch das Vorgehen in L wird lediglich je ein zusétzlicher Allokations-
und Deallokations-Schritt notwendig, Dieser féllt aber nicht sehr stark ins Gewicht, da jedes
L-Register (wegen der Speicherbereinigung) auch noch bei der Allokation korrekt initialisiert
werden muf (auch wenn man das konventionelle Schema verwenden wirde). Zudem wird flr
die Lebensdauer eines L-Registersatzes auf jedes seiner Elemente unter Umstanden mehrfach
lesend und schreibend zugegriffen.

In Abschnitt 8.2 werden wir sehen, daft man den Zugriff auf den Keller des gerade in Ausfiihrung
befindlichen Threads optimieren kann, indem man den jeweils obersten Eintrag durch spezielle
Maschinenregister cached. Dadurch mu3 man dann bei unserem Ansatz ein zusatzliches Regi-
ster zur Adressierung lokaler Variablen in der Maschine vorsehen, was man im konventionellen
Schema nicht braucht, da hier die L-Register direkt tber das Top of Stack Register des Kellers
zugegriffen werden kdnnen

Prinzipiell 146t sich das Standardimplementierungsschema des Kellers auch auf die in dieser Ar-
beit beschriebene Teilsprache L problemlos Uibertragen. Bei Mozart haben wir dennoch an dem
unkonventionellen Vorgehen festgehalten: durch die sehr uniforme Struktur der Kellersegmente
kann der Keller ndmlich sehr einfach dazu benutzt werden, eine ganze Reihe unterschiedlich-
ster Informationen zu verwalten (die allesamt effizient als Auftrége zur Codeausfiihrung uniform
dargestellt werden kénnen, naheres siehe Kapitel 8). So gibt es beispielsweise spezielle Eintrage
zur Ausnahmebehandlung, fur das Debugging, zur Realisierung der objektorientierten Erwei-
terungen der Sprache, die Implementierung von Locks oder zur Implementierung von lokalen
Berechnungsrdumen [Sch99]. Auch konnen hier mehrere Auftrdge den selben L-Registersatz
verwenden. Ein Rickgriff auf das konventionelle Schema hétte die Implementierung dieser Kon-
zepte in der Regel deutlich erschwert oder gar ein vollig anderes Vorgehen verlangt.

Die WAM geht bei der Implementierung von Prozeduraufrufen noch einen Schritt weiter, indem
die Rilcksprungadresse nicht sofort auf dem Keller gespeichert wird, sondern zunéchst in einem
speziellen Register cP abgelegt wird. Dieses Vorgehen macht sich dann bezahlt, wenn die geru-
fene Prozedur selbst keine weiteren Prozeduren aufruft, da cp erst in diesem Fall auf den Keller
gerettet werden muB. Prinzipiell ist dieses Vorgehen auch in Oz mdglich, wurde aber in Mozart
nicht realisiert, da es eine merkliche Erhéhung der Komplexitét bedeutet hatte und zudem unklar
ist, in wie vielen Fallen davon auch wirklich Gebrauch gemacht werden kann.

5.3 Referenzketten

Werden zwei Variablen miteinander unifiziert, so ist es zunéchst freigestellt welche der beiden
an die andere gebunden wird, also welche in einen REF-Knoten gedndert wird. Obgleich solche
Variable-Variable Bindungen in der Praxis recht selten auftreten (vgl. Tabelle 10.15 auf Seite
208), kann eine ungeschickte Wahl der Richtung der Bindung dennoch unangenehme Folgen
haben: so traten in unserer Praxis vereinzelt Félle auf, wo durch eine falsche Wahl der Bindungs-
richtung sich die lineare Laufzeit eines Programmes in eine quadratische Laufzeit (in der Anzahl
der verwandten Variablen) &nderte.

Eine naheliegende Mdglichkeit ware, dem Benutzer Kontrolle tber die Bindungsrichtung zu ge-
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Tabelle 5.1 Lénge von Referenzketten verschiedener Anwendungen.

Anwendung _Anzahl Ketten der L&nge Max.

insgesamt 0 | 1 | 2 | >2 |Lénge
Laden Prelude 409.429 | 66,68% | 32,37% | 0,91% | 0,04% 3
Gump Scanner 1.247.374 | 81,60% | 17,69% | 0,71% | 0% 2
Gump Parser 23.593.547 | 85,06% | 14,15% | 0,72% | 0,08% 18
Compile Browser || 40.355.010 | 79,72% | 19,13% | 0,09% | 0,01% 30
Browser 2.491.868 | 82,65% | 17,27% | 0,08% | 0% 2
Explorer 3.103.079 | 60,51% | 37,07% | 2,42% | 0% 2
Spedition 593.432 | 79,27% | 20,30% | 0,42% | 0,01% 3
Scheduler (upper) || 12.555.917 | 56,42% | 43,29% | 0,29% | 0% 3
Scheduler (prove) 5.940.622 | 27,84% | 68,50% | 3,37% | 0,29% 6
Durchschnitt — 68,86% | 29,97% | 1,00% | 0,04% | —

ben: so kbnnte man eine Unifikation unify(¢,%') eher als Zuweisung ¢:=t" auffassen und daher
stets die Variablen von ¢ praferiert binden. Dies wiirde allerdings dem Benutzer Entscheidungen
auferlegen, die nur schwer mit dem hohen Abstraktionsniveau der Sprache zu vereinen sind, ins-
besondere da semantisch gesehen eine Gleichung der Form ¢ = ¢’ véllig dquivalent zu ¢’ = ¢
ist.

Zudem gibt es aus Sicht der Implementierung gute Kriterien, die in vielen Féllen eine bestimmte
Bindungsrichtung besonders sinnvoll erscheinen lassen. Wird beispielsweise eine Variable z mit
leerer Suspensionsliste mit einer Variable y unifiziert, deren Suspensionsliste nicht leer ist, so ist
es gunstiger, z an y zu binden, da dann keine Suspensionen geweckt werden mussen. Wie wir
in Abschnitt 3.9 gesehen haben, ist es flir die korrekte Implementierung von Case wichtig, daf
lokale an globale Variablen gebunden werden. Treffen diese Kriterien nicht zu, so hat sich eine
Heuristik als wirkungsvoll erwiesen: man bindet ,,jiingere” préferiert an ,,altere* Variablen. Da-
bei wird das Alter einer Variablen Uber die Lage in der Halde entschieden (vgl. Abschnitt 7.1.1),
also einen einfachen Vergleich von Zeigern. Somit werden neu erzeugte Variable an bereits vor-
handene gebunden. Dieses Vorgehen kommt auch in Prolog zum Einsatz, ist hier allerdings keine
Option sondern zwingend notwendig, damit beim Ricksetzen keine Referenzen in bereits wieder
freigegebene Speicherbereiche entstehen.

Somit wird die Bindungsrichtung bei der Unifikation zweier Variablen nach folgenden Kriterien
entschieden (mit absteigender Prioritét):

1. Binde lokale an globale Variablen.
2. Binde Variablen mit leerer an solche mit nicht-leerer Suspensionsliste.

3. Binde jingere an altere Variablen.

Unter Verwendung dieser Regeln kann die Lange von Referenzketten in der Praxis fast in allen
Féllen auf ein Minimum reduziert werden. Tabelle 5.1 zeigt vergleichend die L&nge von Refe-
renzketten bei verschiedenen Applikationen. Hier wurde die Anzahl der Aufrufe an die Funktion
deref gezéhlt, und bei jedem Aufruf ermittelt, wieviele REF-Knoten jeweils betreten wurden.
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Die letzte Zeile zeigt den Durchschnitt der Lange der Ketten Uber ihren prozentualen Anteil.
Man erkennt, daB in mehr als zwei Dritteln aller Félle beim Dereferenzieren iberhaupt keine
REF-Knoten betreten werden. Fast der gesammte Rest entféllt auf einstufige Ketten: diese entste-
hen, wenn eine Variable an einen Wert gebunden wird, der keine Variable ist. Das entspricht dem
ublichen Programmierschema in Mozart, wo Funktionen ihre Riickgabewerte Uber Variablen an
die rufende Funktion ubergeben. Fiir eine funktionale Sprache wie L kann man daher mit einem
deutlich geringeren Anteil an Referenzketten rechnen. Weniger als 1% aller Ketten haben die
Lange 2, was bei der Unifikation zweier Variablen entsteht. Dies wird vor allem durch ein Man-
ko des Compilers bedingt, der bestimmte verschachtelte Ausdriicke suboptimal auffaltet und so
unnotigerweise zwei statt einer Variablen erzeugt.

Ketten, die langer als 2 sind, treten in 5 Applikationen auf, und kommen hier in maximal je-
dem 1250. Aufruf an die Funktion deref vor. Dennoch kénnen die Ketten beispielsweise beim
Compiler mit einer Lange von bis zu 30 Knoten eine recht imposante Lange annehmen, obgleich
diese in der Praxis wegen ihres verschwindend geringen Vorkommens keinen signifikanten Ein-
fluk haben kann. Eine genauere Untersuchung, wie es dennoch zu solch langen Ketten kommen
kann, zeigte, dal es hier zu einem unginstigen Zusammenspiel zwischen Differenzlisten einer-
seits und tief verschachtelten Termen andererseits kam. Dies laRt sich gut an einem einfachen
Beispiel verdeutlichen: die Funktion flatten transformiert eine beliebig verschachtelte Listen-
struktur in eine flache Darstellung unter der Verwendung von Differenzlisten, also Listen deren
Ende eine ungebundene Variable bildet, so daB sich daran sehr effizient neue Elemente anhdngen
lassen:

fun flatten(1l,hd,tl)

case 1 of

h::r => let val aux=1lvar()

in flatten(h,hd,aux);

flatten(r,aux,tl)
end
unify(hd,tl)
unify(hd,1l::tl)

U}
v

| nil

|
v

1 ist hier die zu verflachende Eingabestruktur, hd das Ende der bereits berechneten Teillésung
und t1 das Ende der kompletten Ausgabeliste.

Der folgende Ausdruck

let val hd=lvar() in flatten([[1]],hd,nil) end

wird dann wie folgt ausgefihrt:

flatten([[1]1],hd,nil)

flatten([1],hd,aux1) flatten(nil,aux1,nil)
flatten(1,hd,aux?2) flatten(nil,aux2,auxi) flatten(nil,auxi,nil)
hd=1::aux2 flatten(nil,aux2,auxl) flatten(nil,aux1,nil)
hd=1::aux2 aux2=auxl flatten(nil,aux1,nil)

hd=1::aux2 aux2=auxl auxl=nil [ aux2 — auxl — nil

Zundchst wird hier die Variable aux2 an aux1 gebunden, weil sie junger ist. Danach wird dann
aux1 an nil gebunden. Durch Erhéhung der Schachtelungstiefe der Eingabe lassen sich so belie-
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big lange Referenzketten erzeugen. Man beachte, daR die anfangs diskutierte préaferierte Bindung
der Variablen der linken Seite im Sinne einer Zuweisung hd: =t1 keine Anderung bedingt.

Die Resultate aus Tabelle 5.1 zeigen, daB eine mégliche Optimierung wenig erfolgversprechend
ist: es macht keinen Sinn, nach dem Dereferenzieren am Ausgangspunkt das Ende der Kette zu
speichern, da diese ohnehin in der Regel sehr kurz sind. Hier majorisiert der schreibende Spei-
cherzugriff in der Regel die Einsparung beim lesenden Zugriff. Zudem werden viele Werte nur
ein einziges Mal zugegriffen. Fur h&ufiger verwandte Werte bietet die Speicherbereinigung eine
wesentlich bessere Optimierungsmaglichkeit: die meisten Referenzketten kénnen hier entweder
vollig eliminiert (wenn sie nicht in einer Variable miinden) oder zumindest auf die Lange 1 redu-
ziert werden.

5.4 Funktionen

Im folgenden diskutieren wir in Abschnitt 5.4.1 alternative Mdoglichkeiten zur Darstellung von
Funktionen und besprechen in Abschnitt 5.4.2 eine Mdéglichkeit, die es erlaubt, auf die G-Adres-
sierungsart zu verzichten.

5.4.1 Darstellung der Abschlisse

Wie in Abschnitt 3.3 beschrieben verwenden wir bei der Darstellung von Funktionen ein fla-
ches Schema zur Représentation der globalen Variablen, das heif’t alle globalen Variablen einer
Funktion werden in einem G-Registersatz alloziert.

In Algol-&hnlichen Sprachen werden (blicherweise die Abschliisse von Funktionen kaskadiert
aufgebaut, entsprechend der Schachtelungstiefe der Funktion. Wir erldutern das Vorgehen am
Beispiel:

let
val gi=...; val g2=...; val g3=...; val g4=...
fun p(x) =
let fun q(y) = gl+g3+gd+x+y
in q(gl+g2+gl+g3) end
end
in ... end
end

Hier handelt es sich um zwei Funktionen p, die die globalen Variablen g1, g2 und g3 verwendet
und q mit den globalen Variablen g1, g3, g4 und x. Abbildung 5.1 zeigt links die Darstellung
der G-Register in Mozart. Der rechte Teil der Abbildung zeigt eine alternative Reprasentation
flr die G-Register: der G-Registersatz der inneren Funktion q hat hier auch noch eine Referenz
auf den G-Registersatz der sie umgebenden Funktion p. Die G-Register von q enthalten hier nur
diejenigen Variablen, die global zu q sind, aber nicht diejenigen, die auch global zu p sind. Somit
enthalten die G-Register von q eine Referenz auf die von p und somit nur den Wert der Variablen
X.

Bei tiefer Schachtelungstiefe von Funktionen und h&ufigem Zugriff auf weiter entfernte Varia-
blen liegt hier der Vorteil in einer durchschnittlichen Verringerung der GréRe der Abschliisse
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Abbildung 5.1 Unterschiedliche Darstellung der G-Register
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und damit verbunden einer Reduzierung der Kosten beim Aufbau. Allerdings wird dadurch der
Zugriff auf eine globale Variable in Abhéngigkeit von ihrer Entfernung teurer; inbesondere wird
die Adressierung globaler Variablen komplexer und gerade in einem Emulator sehr teuer, da
hier sehr feinkérnige Instruktionen definiert werden miissen. In diesem Schema hat eine inne-
re Funktion auch stets Referenzen auf alle globalen Variablen, der sie umgebenden Funktionen,
was sich bei der Speicherbereinigung als nachteilig erweisen kann, da so nicht nur die tatséchlich
verwendeten Werte kopiert werden missen.

Dieses Vorgehen schien fur Mozart daher nicht sinnvoll, da, wie Tabelle 10.13 auf Seite 206
belegt, die durchschnittliche GréRe von Umgebungen ohnehin sehr klein ausféllt. Zudem trifft
man in Programmen selten eine Schachtelungstiefe groRer als 2 an.

Shao und Appel [SA94] schlagen ein noch weiter elaboriertes Verfahren vor, bei dem Funktio-
nen nicht nur die G-Register der sie direkt umgebenden Funktion referieren kénnen. Hier wird
vielmehr versucht, einen optimalen Graphen von verzeigerten G-Registersatzen aufzubauen, so
daB mdglichst wenig Redundanz entsteht. Shao und Appel berichten von deutlichen Einsparun-
gen in Speicherplatz und Laufzeit fir groBe SML-Programme, was allerdings dadurch bedingt
wird, dai3 die dort verwandte Technik des CPS (= continuation passing style) [App92] sehr viele
Funktionen dynamisch erzeugt, so daR deren Ergebnisse nicht ohne weiteres auf Oz tbertragbar
sind.

5.4.2 Wegfall der G-Adressierung

Ein alternatives Schema zur Behandlung globaler Variablen kann auch wie folgt aussehen: hat
eine n-stellige Funktion & globale Variablen, so werden diese beim Aufruf wie zusétzliche Ar-
gumente in den Registern n bis n + k — 1 tbergeben. Die Darstellung einer Funktion selbst
andert sich dadurch nicht: beim Ausfiihren der Funktiondeklaration mufl dann zwar wie bisher
eine Funktion erzeugt werden, der Rumpf der Funktion kann aber ohne Kenntnis des Konzeptes
der globalen Variable Ubersetzt werden. Der Rumpf der Funktion £ mit zwei globalen Variablen
gilund g2
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fun f(x) = gl+g2

wird dann also so Ubersetzt, als ware sie wie folgt definiert worden:

fun f(x,gl,g2) = gl+g2

Der Vorteil dieses Vorgehens liegt in einer Vereinfachung des Compilers und der Maschine durch
den Wegfall einer Adressierungsart. Auf der anderen Seite wird dadurch die Applikation durch
das Kopieren der globalen Variablen in die X-Register teurer. Zudem mussen diese nun zu lo-
kalen Variablen mutierten globalen Variablen in der Regel in L-Registern gesichert werden, was
zusétzliche Laufzeitkosten und vergroRRerte L-Registersédtze bedeutet.

55 Case

In Abschnitt 3.9 haben wir die Implementierung von Case so beschrieben, dal im Falle der
Suspension der suspendierende Wachter nach dem Wecken komplett noch einmal von vorne
ausgefiihrt wird. Dieses Vorgehen ist allerdings nicht immer optimal. Betrachten wir das Beispiel
Beispiel

case x of
[11 => ...
| _ = ...

und nehmen an, dal x bereits an eine Liste der Form [y] mit einer logischen Variable y gebunden
ist. Dann wird zundchst auf y suspendiert. Wenn y dann spéater gebunden wird, wird der Wachter
noch einmal vollstdndig neu ausgefiihrt, insbesondere wird noch einmal unnétigerweise getestet,
ob x an eine einelementige Liste gebunden ist, obwohl ein Vergleich von y mit 1 ausreichend ist.
Dieser zuséatzliche Test ist allerdings billig, so daB ein aufwendigeres Implementierungsschema,
wie wir es im folgenden diskutieren werden, in diesem konkreten Fall keinen Gewinn bringen
wird. In anderen Fallen kann sich das bisher besprochene Schema allerdings als nachteilig er-
weisen; wenn namlich beim Gleichheitstest von x und y mittels folgendem Ausdruck

case [x,y] of
[z,z] => ...
| = ...

beispielsweise sowohl x als auch y an sehr lange offene Listen (das heilt das Ende jeder Liste
ist jeweils eine logische Variable) gebunden sind. Wenn nun diese Listen sukzessive am Ende
erweitert aber nicht geschlossen werden, dann wird bei jeder Erweiterung das Case geweckt und
die Unifikation von x und y durchgefiihrt, das heif3t jedesmal werden beide Listen komplett von
vorne durchlaufen, obwohl eigentlich nur die neuen Enden unifiziert werden mften.

Dieses Problem &Rt sich durch ein alternatives Implementierungsschema beseitigen [ST94]: wie
bereits in Abschnitt 3.9 beschrieben, enthalt die Spur bei Erreichen des Wéchters eine Liste von
Gleichungen der Form zy = t4, ..., z, = t,, wobei dann auf alle x; suspendiert wird. Man kann
nun so vorgehen, dall man sich beim Suspendieren diese Gleichungen explizit an der erzeugten
Suspension merkt; dies kann effizient geschehen, indem man sich nur jeweils zwei Referenzen
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(auf z; und t;) merken muR und nicht etwa eine Kopie der ¢; zu erzeugen ist. Beim Wecken wird
dann der Wachter Gberhaupt nicht mehr ausgefihrt; vielmehr werden fiir die zuvor gemerkten
Gleichungen noch einmal die linken und rechten Seiten unifiziert. Schldgt eine dieser Unifikatio-
nen fehl, so wird zum néchsten Wachter gegangen. Ist die Spur nach diesen Unifikationen leer,
so liegt Subsumption vor. Ist die Spur nicht leer, so wird wie zuvor auf die nun darin enthaltenen
neuen Gleichungen suspendiert.

Bei der Implementierung von Mozart kommen beide Schemata zum Einsatz. Bei Konditionalen,
die nur Gleichungen enthalten, kommt in Mozart genau das zuvor beschriebene Schema zum Ein-
satz. Hier haben sich die oben erwahnten Nachteile in der Praxis als nicht signifikant erwiesen,
weswegen wir das einfachere Schema vorgezogen haben.

Gegenlber L unterstiitzt Oz aber auch tiefe Wéchter, das heilit ein Wéchter kann beliebige Aus-
druicke der Sprache enthalten. Daher ist es auch in der Regel weder effizient noch korrekt (wegen
Seiteneffekten) einen solchen Waéchter nach Suspension neu auszufiihren. Wenn ein Wéchter
mehr als nur Gleichungen enthalt, wird daher hierflir in Mozart ein véllig anderes Implementie-
rungsschema verwandt, das auf der oben beschriebenen ldee basiert [MSS95, Meh99].

5.6 Registerallokation

Bei der Registerallokation handelt es sich um eine klassische Aufgabenstellung aus dem Compi-
lerbau. Wir wollen an dieser Stelle auf einige spezielle Aspekte im Zusammenhang mit L naher
eingehen.

Die Aufgabe der Registerallokation besteht darin, fir jede Variable x eines Programmes eine
Adressierungsart (X, L, G oder V) zu bestimmen und z auf einen Index 7 des zugehdrigen Regi-
stersatzes abzubilden, wobei man am giinstigsten funktionsweise vorgeht.

5.6.1 Zuordnung der Adressierungsart

Zundchst ist es einfach, zu bestimmen, welche Variablen auf V- und G-Register zu verteilen
sind: alle Toplevel Variablen werden V-Registern zugeordnet. Alle anderen freien Variablen ei-
ner Funktion gehoren in G-Register. Im Implementierungsteil werden wir sehen, dal manche
Instruktionen als Argumente keine V-Register zulassen, so miissen dann unter Umsténden auch
Toplevel Variablen auf G-Register abgebildet werden, wenn sie in solchen Instruktionen ver-
wandt werden. Fir G- und V-Register ist es prinzipiell egal, auf welchen Index eine Variable
abgebildet wird, wenn man davon ausgeht, daB auf jeden Index gleich effizient zugegriffen wer-
den kann.

Alle verbleibenden Variablen, also gerade die lokalen Variablen einer Funktion einschlielich der
formalen Parameter, kommen in X- und L-Register. Hier hangt die Qualitat der Registeralloka-
tion von verschiedenen Faktoren ab: zum einen sollten mdglichst viele Variablen auf X-Register
abgebildet werden, da diese anders als die L-Register nicht dynamisch verwaltet werden missen.
Zudem kommt es entscheidend darauf an, welcher Variablen welcher Index zugeordnet wird:
zum einen ist es gunstig, mit moglichst wenig Registern auskommen, zum anderen lassen sich
durch geschickte Verteilung Instruktionen einsparen.



116 KAPITEL 5. DISKUSSION

5.6.2 Temporare und permanente Variablen

Je nachdem ob man eine Variable ein X- oder ein L-Register zuordnet bezeichnet man diese auch
als temporar oder respektive permanent.

Die Klassifikation in permanent oder temporédr hangt von der Lebensdauer einer Variable ab:
wenn ein Berechnungspfad existiert, auf dem eine Variable sowohl vor als auch nach einem
Funktionsaufruf auftritt, dann wird sie als permanent klassifiziert alle anderen lokalen Variablen
sind temporar. Grund hierfiir ist die Tatsache, daR durch einen Funktionsaufruf in unserem Uber-
setzungsschema die X-Register von der gerufenen Funktion beliebig verandert werden kénnen.®
Der Compiler kann also im allgemeinen nicht davon ausgehen, daf3 eine Variable, die sich vor
dem Aufruf in einem bestimmten X-Register befand, nach dem Aufruf noch tber dieses Register
zugreifbar ist.

5.6.3 L-Register

Bei der Zuordnung von Indizes fir die permanenten Variablen kénnen verschiedene Optimie-
rungskriterien angewandt werden. Zunédchst kann man versuchen, mit méglichst wenigen Indi-
zes auszukommen, das heist man versucht den L-Registersatz mdglichst klein zu halten. Dies
kann beispielsweise erreicht werden, indem man Variablen, deren Lebensdauer sich nicht tiber-
lappt, auf einen gemeinsamen Index abbildet. Der damit verbundene Gewinn an Speicherplatz
ist dabei allerdings unbedeutend: die L-Registersatze werden ja in einer Stackdisziplin verwaltet
(auch wenn sie nicht direkt auf dem Keller alloziert werden), wobei die Rekursionstiefe be-
dingt durch Endrekursionsoptimierung im allgemeinen recht niedrig ist. Nach Verlassen einer
Funktion werden die L-Register wieder freigegeben und kdnnen wiederverwandt werden. Das
heiflt, durch Verringerung der GroRen einzelner L-Registersatze 1ait sich nur der maximale Spei-
cherverbrauch einer Applikation reduzieren. Wie Tabelle 5.2 bestétigt, benotigt der Keller eines
Threads maximal Speicher in der GréRenordnung einiger weniger Kilobytes, so dafl im Hinblick
auf den Gesamtspeicherplatzverbrauch dieser Applikationen nur mit einem vernachléassigbaren
Gewinn an Speicherplatz gerechnet werden kann.

Ein wichtigeres Optimierungskriterium kommt dagegen im Zusammenhang mit der Speicher-
bereinigung zum tragen. Dabei mussen natirlich auch Threads und deren Auftrdge und damit
wiederum die davon referierten L-Registersdtze bearbeitet werden. Nun kann ein L-Registersatz
zum Zeitpunkt der Speicherbereinigung noch Referenzen auf Knoten im Speicher enthalten, ob-
wohl die zugehorigen Register im Code gar nicht mehr verwendet werden. Da im allgemeinen
aber nicht zu erkennen ist, welche Register noch benétigt werden, wird man hier konservativ
alle Register als lebendig behandeln und so (unter Umsténden grofe) Speicherbereiche kopieren,
obwohl dies gar nicht notig ware.

Eine Losung kann darin bestehen, daR man den Punkt von oben noch einmal aufgreift und ver-
sucht, die L-Registersatze moglichst klein zu halten, da mit kleineren Registersatzen die Wahr-
scheinlichkeit sinkt, daB man unnétige Datenstrukturen kopiert. Dennoch ist die Lésung nicht
immer optimal: oft kann das L-Register einer nicht mehr bendtigten Variablen nicht wiederver-
wandt werden, da es keine andere Variable mit geeigneter Lebensspanne gibt. In anderen Fallen
kann es auch passieren, dal3 nach der letzten Verwendung eines Registers und vor seiner Wieder-

1Ein anderes gangiges Ubersetzungsschema (callee save) sieht so aus, daR eine Funktion diejenigen X-Register,
die sie dndert, zuvor in lokale L-Register rettet, so daB sie vor Verlassen der Funktion wieder restauriert werden
kénnen.
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Tabelle 5.2 Maximale Tiefe des Kellers in Byte fiir verschiedene Applikationen

Anwendung Max. Ti_efe des
Kellers in Byte

Prelude 816
Browser 1.176
Explorer 4.692
Compile Browser 30.864
Gump Scanner 2.280
Gump Parser 15.804
Scheduler (upper) 1.452
Scheduler (prove) 1.404
Spedition 444

verwendung eine Speicherbereinigung stattfindet.

Eine optimale Ldsung hingegen konnte so aussehen, dall der Compiler nach der jeweils letzten
Verwendung einer permanenten Variablen das entsprechende Register als unbenutzt markiert.
Das bedeutet allerdings merkliche Einbussen bei der Laufzeit von Programmen, die man nicht
gerne in Kauf nehmen will, insbesondere wenn man bedenkt daR diese Information ja nur sehr
selten auch aktiv genutzt wird.

Eine weitere optimale Ldsung kann realisiert werden, wenn man sich an den Stellen, an denen
ein Aufruf der Speicherbereinigung prinzipiell stattfinden kénnte, merkt, welche L-Register noch
lebendige Werte enthalten. In L sind diese Stellen gerade die Funktionsapplikationen. Man kénn-
te also die Instruktionen zur Funktionsapplikation (apply, tailApply, etc.) um ein zusatzliches
Argument erweitern, das Aufschlu (iber die lebendigen L-Register gibt. Dieses Argument wir-
de bei der normalen Ausfiihrung der Instruktionen ignoriert und nur bei der Speicherbereinigung
bertcksichtigt, so daB sich keine EffizienzeinbufRen ergeben wiirden.

In DFKI Oz 2 haben wir keine der oben besprochenen Optimierungen vorgenommen; in Mo-
zart dagegen werden Variablen, deren Lebensdauer sich nicht Gberlappt, méglicherweise auf das
gleiche L-Register abgebildet.

Die WAM verwendet in dieser Hinsicht ein optimales Schema: L-Registersatze (die in der WAM
Y-Register heilRen) werden dort pro Klausel direkt auf dem Keller alloziert. Fur diese wird dann
die Technik des environment trimming verwandt. Dabei werden die lokalen Variablen einer Funk-
tion so auf die L-Register verteilt, daB Variablen, deren Lebensdauer eher endet, weiter oben auf
dem Keller zu liegen kommen. Bei jedem Funktionsaufruf kann dann das Kellersegment der ru-
fenden Funktion um die nicht mehr bendtigten Variablen verkleinert werden. Da eine Klausel
selbst nun keine Verzweigungen etwa in Form von Konditionalen mehr enthalten kann, enthalt
der Keller so immer genau die noch lebendigen Variablen. Environment trimming ist in L nicht
mdoglich, da die L-Register hier ja nicht auf dem Keller alloziert werden.
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5.6.4 X-Register

Bei der Allokation der X-Register handelt es sich um das eigentliche Registerallokationspro-
blem im klassischen Sinne des Compilerbaus [AVA86]. Auch hier kann man nach verschiedenen
Kriterien optimieren. Zum einen kann man versuchen, die Anzahl der verwandten X-Register
zu minimieren. Das ist besonders bei nativer Codeerzeugung wichtig, da hier die Anzahl der
Register, die die Hardware zur Verfugung stellt, in der Regel Klein ist. Bei einem Emulator ist
dieses Kriterium allerdings unwichtig, da hier aus technischer Sicht problemlos sehr viele Regi-
ster zur Verfligung gestellt werden kénnen; das gilt inbesondere deshalb, da es, wie in Kapitel 8
beschrieben, in der Implementierung erreicht werden kann, daf® X-Register nicht per Thread son-
dern einmal fur die ganze Maschine alloziert werden.

Ein anderes Kriterium versucht die Anzahl der verwendeten move Befehle zu minimieren, was
gerade beim Emulator von Vorteil ist, da hier der interpretative Aufwand fir diese Instruktion
im Vergleich zum Nutzen besonders hoch ist. Man geht dann so vor, da man die konkrete Zu-
ordnung temporéarer Variablen zu den X-Registern noch offen 14kt und Maschinencode erzeugt,
der Referenzen auf diese Variablen noch in symbolischer Form enthélt. Ist der Compiler in ei-
ner Programmiersprache mit logischen Variablen geschrieben, so 148t sich das besonders elegant
16sen, indem man logische Variablen fir die einzelnen noch zu bestimmenden Indizes vorsieht.

Die Berechnung einer optimalen Zuordnung wird in der Regel als Graphenfarbungsproblem for-
muliert und kodiert, das hei8t das Problem selbst ist im allgemeinen NP-hart. Daher wurde bei
der Implementierung des Compilers fir DFKI Oz ein anderes Vorgehen gewéhlt. Hier wurde
nicht versucht, die Registerzuordnung auf der Ebene der virtuellen Maschineninstruktionen vor-
zunehmen, sondern bereits friher auf der Ebene der abstrakten Syntax angesetzt. Dem lag die
Annahme zugrunde, daB auf diesem hoheren Level zum einen leichter zu erkennen ist, welche
Zuordnung optimal ist und zum anderen die Algorithmen einfacher zu definieren sind. Dieses
\orgehen hat sich allerdings im Nachhinein als nachteilig herausgestellt: zwar ist die Qualitat
der erzeugten Registerzuordnung durchaus gut, allerdings muBte zur Sicherstellung der Korrekt-
heit immer wieder nachgebessert werden. Die Ebene der virtuellen Maschineninstruktionen hat
nadmlich den Vorteil, daf3 diese sehr einfach und reguldr ist, so dal3 die Korrektheit der verwandten
Algorithmen einfacher sichergestellt werden kann. Dagegen ist die Schicht der abstrakten Syn-
tax zu komplex flr diese Aufgabe, so dal’ sich hier leicht Fehler einschleichen konnten, deren
Auffinden und Beseitigung einen nicht unerheblichen Umfang angenommen hat. Auch beding-
ten hdufig vorgenommene Erweiterungen des Compilers (was bei einem stark in Entwicklung
befindlichen System vor allem wegen Hinzunahmen von neuen und Anderungen an bestehenden
Sprachkonstrukten h&ufig vorkam) fast immer eine fehlertrachtige Einbeziehung der Registeral-
lokation, was beim klassischen Ansatz sicher seltener der Fall gewesen waére.

Ein anderer interessanter Losungsansatz, der bisher noch nicht weiter verfolgt wurde, ware der,
das Problem der optimalen Registerallokation als Constraintproblem Uber endlichen Bereichen
[Wr98] zu formulieren. Hier wére interessant herauszufinden, wie sich dieses Vorgehen sowohl
auf die Laufzeit als auch auf den Speicherverbrauch des Compilers auswirken wirde und wie die
generierten Ldsungen sich zu den suboptimalen (aber in der Praxis doch recht guten) Ergebnissen
der aktuellen Implementierung verhalten.
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5.7 Lazy Evaluierung

Wir wollen in diesem Abschnitt kurz auf lazy Evaluierung eingehen, die aus Implementierungs-
sicht eng mit dem der logischen Variable verkn(pft ist.

Bei der lazy Evaluierung wird bei der Deklaration einer Variable x

let val x = ¢ in ... end

der Wert von x nicht sofort durch die Auswertung von e bestimmt. Vielmehr wird zunéchst bei
der Definition mit x nur eine nullstellige Funktion £n()=>e assoziiert. Erst wenn der Wert von x
benotigt wird, wird diese Funktion aufgerufen und x entsprechend ersetzt.

Dieses Verhalten 4Rt sich zwar mit logischen Variablen indirekt kodieren [Iba95], hat aber den
Nachteil, daB ein Zugriff auf solche Variablen nicht mehr transparent erfolgen kann. Durch eine
kleine Erweiterung der Implementierung logischer Variablen kénnen aber solche lazy Variablen
direkt und damit transparent von der Maschine unterstitzt werden.

Lazy Variablen werden als Unterklasse von logischen Variablen definiert, die mit zwei zusatzli-
chen Attributen ausgestattet sind: eines ist eine Referenz auf die Funktion zur Berechnung des
Wertes, beim zweiten handelt es sich um eine boolesche Variable, die anzeigt, ob die Berechnung
des Wertes bereits angestof’en wurde (dies wird wegen der Nebenldufigkeit benétigt). Lazy Va-
riablen werden dann innerhalb der Maschine tberall wie logische Variablen behandelt, lediglich
wenn der Wert einer solchen Variable benétigt wird, muf3 eine Sonderbehandlung durchgefiinrt
werden. Die Stellen, die anzeigen, wann der Wert eine Variablen x benétigt wird, sind nun nicht
etwa Uber die ganze Maschine verteilt, es gibt vielmehr nur zwei genau definierte Stellen, an
denen ein Eingriff ndtig wird. Das ist zum einen die Unifikation (oder genauer das Binden) einer
lazy Variablen und zum zweiten die Stelle, an der eine Suspension zu einer Variablen hinzugefiigt
wird. In beiden Féllen wird dann, wenn noch nicht geschehen, die Berechnung des Wertes von x
angestofen, an dessen Ende x dann gebunden wird.

In Oz werden Ausdriicke strikt ausgewertet, die Verwendung von lazy Variablen wird durch ex-
plizite Deklaration erlaubt. Die Implementierung von lazy Variablen in Mozart ist derzeit auf eine
grobkérnige Verwendung angelegt. So werden diese beispielsweise vorwiegend zum verzdgerten
Laden von Modulen verwandt; erst wenn zum ersten Mal auf ein bestimmtes Modul zugegriffen
wird, wird dieses geladen.

Zusammenfassung

e Eine Stackarchitektur beim Design der virtuellen Maschine bietet gegeniiber der fir L
gewahlten Registermaschine Vorteile, wenn man als Implementierungstechnik einen Emu-
lator verwendet: viele Argumente der Instruktionen sind implizit und ein Akkumulator-
Register kann auf ein natives Register abgebildet werden, so dal} sich der interpretativen
Aufwand reduziert.

e Der Keller von L hat eine unkonventionelle Struktur: er enthalt nur gleichgroBe Auftrage
(dargestellt als Tripel (pc, L, G)), wahrend die L-Register auf der Halde alloziert aber den-
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noch Uber eine Freispeicherliste in einer Stackdisziplin verwaltet werden. Dieses Vorgehen
bedeutet etwas erhdhte Kosten beim Funktionsaufruf, hat aber den Vorteil, daR auf dem
Stack unterschiedlichste Informationen (Debugging, Ausnahmebehandlung, Profiling, tie-
fe Berechnung, etc.) abgelegt werden kdnnen.

Referenzketten stellen in der Praxis von Mozart kein Problem dar: zwei Drittel aller Dere-
ferenzierungsschritte finden direkt eine Zelle vor, die nicht mit REF markiert ist. Fast das
gesammte verbleibende Drittel sind Referenzketten der Lange 1. Diese Zahl wére sicher-
lich noch deutlich geringer, wenn in Mozart flir die Ausgabe einer Funktion nicht jeweils
eine logische Variable erzeugt werden mifte.

Alternativen fir die Darstellung der Abschlisse von Funktionen sind denkbar, wie etwa
eine kaskadierte Darstellung mit Referenzen auf den Abschlul} der direkt umgebenden
Funktion.

Bei Suspension und spaterem Wecken eines Case wird der suspendierte Wéchter stets noch
einmal von vorne ausgefihrt. In seltenen Féllen kdnnte hier ein Vorgehen wie bei tiefen
Wachtern sinnvoller sein: beim Suspendieren merkt man sich nur diejenigen Gleichungen,
fur die Subsumption noch nicht entschieden werden konnte.

Fir alle Variablen wird je nach ihrem Vorkommen eine Adressierungsart (X, L oder G)
bestimmt. Danach wird eine Zuordnung auf Registerindizes vorgenommen. Fir die X-
Register ergibt sich das klassische Problem der Registerallokation.

Lazy Variablen lassen sich einfach durch eine Erweiterung logischer Variablen implemen-
tieren.



Tel I11

Implementierung

121






Kapitel 6

Der Emulator

Nachdem wir in Teil Il ein Modell der virtuellen Maschine fiir die Sprache L vorgestellt haben,
wollen wir uns in diesem Teil der Arbeit in einem weiteren Verfeinerungsschritt den Aspek-
ten der Implementierung dieses Modells zuwenden. Wir gehen dabei von den Erfahrungen und
Erkenntnissen aus, die wir bei der konkreten Implementierung von DFKI Oz und dessen Nach-
folgesystem Mozart gewonnen haben.

Wir werden in diesem Teil der Arbeit zeigen, wie gegenliber dem abstrakten und idealisierten
Modell der Maschine aus Teil Il aus pragmatischer Sicht gewisse Einschrankungen und Zuge-
stdndnisse notig werden. Beispielsweise werden wir in Kapitel 8 sehen, dal es gunstiger ist, die
X-Register nicht flr jeden Thread separat zu allozieren, sondern einmalig fur die ganze Maschi-
ne.

Weiter werden wir in diesem Teil auf Aspekte eingehen, die in Teil Il noch unberiicksichtigt
blieben, aber aus praktischer Sicht von groRer Bedeutung sind, wie etwa die genaue Darstellung
von Werten im Speicher (siehe Kapitel 7).

Die Implementierung von Mozart verwendet, wie bereits erwahnt, nicht den Ansatz der nativen
Codeerzeugung, sondern implementiert das Maschinenmodell unter Verwendung eines Emula-
tors in C++. Daher werden wir in diesem Teil eine Reihe von Implementierungstechniken be-
leuchten, die speziell im Zusammenhang mit Emulatoren eingesetzt werden kénnen.

Wir werden uns in diesem Kapitel zunéchst auf den Kern des Emulators konzentrieren und wer-
den anschlielend in Kapitel 7 das gesammte Speichermanagement des Emulators beschreiben.
Darauf folgt in Kapitel 8 eine Beschreibung der Implementierung von Threads. Daran anschlie-
Rend gehen wir in Kapitel 9 darauf ein, wie man primitive Funktionen (die nicht in Oz imple-
mentiert sind) in Oz verfligbar machen kann. Wir schlieRen diesen Teil dann mit einer Diskussion
tiber die Implementierung des Case ab.

In diesem Kapitel geben wir zunachst im folgenden Abschnitt einen kurzen Uberblick (iber die
Register und Datenbereiche des Emulators. Danach folgt in Abschnitt 6.2 eine Beschreibung der
Reprasentation des Maschinencodes. Es folgt eine Beschreibung des Interpreters in Abschnitt
6.5. Dem schlieBt sich die Beschreibung von threaded code an, einer wichtigen Implementie-
rungstechnik fir Emulatoren. In Abschnitt 6.7 diskutieren wir die Vor- und Nachteile der nativen
Codeerzeugung. Wir schlieen das Kapitel mit der Beschreibung einer Reihe weiterer Implemen-
tierungstechniken, die speziell auf Emulatoren anwendbar sind.
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6.1 Uberblick

In diesem Abschnitt wollen wir einen Uberblick tiber die bei der Implementierung der Maschine
verwendeten Register und die damit verbundenen Datenbereiche geben. Diese stimmen ndmlich
nicht vollig mit dem in Teil 11 beschriebenen Modell Uberein. So werden etwa in der Implemen-
tierung die X-Register nicht pro Thread sondern einmal fiir die ganze Maschine verwaltet. Auch
verwendet die Implementierung noch zusétzliche Register, die nicht in Teil 1l ben6tigt wurden,
da die Maschine zum Beispiel den obersten Auftrag eines jeden Threads in speziellen Registern
cached. Wir wollen aber an dieser Stelle noch nicht im Detail auf deren Funktion eingehen, son-
dern diese Diskussion auf die folgenden Kapitel verschieben. Es geht uns hier vielmehr darum
einen Uberblick tiber die Implementierung der Maschine als Ganzes zu vermitteln.

Die Maschine verwendet die folgenden Register:

X
Das Register X ist ein Zeiger auf ein Feld der Lange n zur Darstellung der n festen X-
Register X, . . . ,X,_1 der Maschine. Die X-Register werden im Emulator nicht per Thread
sondern einmalig fur die ganze Maschine verwaltet (mehr hierzu in Kapitel 8).

PC
Wie bereits eingangs erwéhnt, cached der Emulator den obersten Auftrag des Threads,
der gerade ausgefiihrt wird (mehr hierzu in Kapitel 8). Das Register PC reprasentiert den
Programmzahler, der auf die Instruktion verweist, die die Maschine gerade ausflhrt.

LG
Diese Register entsprechen dem L- und G-Zeiger des gecacheten obersten Auftrags des
aktuellen Threads.

runqueue
Das Register verweist auf eine Schlange, die alle ausfilhrbaren Threads (ausschlieBlich des
gerade laufenden Threads) enthélt.

running
Das Register verweist auf den gerade in Ausfilhrung befindlichen Thread.

SP
Kellerzeiger, der auf den obersten Eintrag von running verweist.

ap, mode

Hier handelt es sich um den Argumentzeiger ap und das Modus-Register mode, die, wie
bereits in Abschnitt 4.3 beschrieben, zur optimierten Behandlung der Tupelkonstruktion
eingesetzt werden.

caseStart, heapSave
Diese beiden Register werden zur Implementierung von Case bendtigt, wir gehen in den
Abschnitten 3.9 und 7.6 néher auf deren Bedeutung ein.

trail
Das Register verweist auf die Spur. Wie in Abschnitt 3.9 beschrieben handelt es sich dabei
um einen Stapel, der temporére Variablen-Bindungen aufnimmt,
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suspVars
Das Register dient zur Behandlung der Suspension von vordefinierten Funktionen und wird
in Kapitel 9 beschrieben.

heapTop, heapEnd, freelist
Diese Register dienen zur Verwaltung der Halde und der Freispeicherliste. Wir gehen in
Kapitel 7 naher darauf ein.

6.2 Maschinencode

Der virtuelle Maschinencode wird in einem speziell dafir vorgesehenen Speicherbereich im
Emulator, dem Codebereich, abgelegt. Fir den Operationscode einer Instruktion und fur jedes
Argument wird je ein Wort zur Darstellung im Codebereich verwandt. Die Instruktionen besit-
zen also je nach Anzahl ihrer Argumente eine unterschiedliche Lange.

Eine Vereinfachung kann bei der Darstellung der unterschiedlichen Registerarten im Code vor-
genommen werden. Wir erldutern das am Beispiel der Instruktion

move Ry Ry

die den Inhalt des Registers R, in ein zweites Register R, kopiert. Gemal den vier Adressie-
rungsarten der Maschine kénnen R4 und R dabei jeweils die Form X;, L;, G, oder v, annehmen.
Dies bedeutet einen zusatzlichen Dekodieraufwand fiir jede Instruktion, die Register als Argu-
mente verwendet, wenn man den Typ des Registers im entsprechenden Argument zuséatzlich zu
dessen Index kodiert. Dieser Mehraufwand &3t sich aber sparen, wenn man fur jede mdogliche
Kombination eine eigene Instruktion definiert, also die Adressierungsarten in den Operationsco-
de der Instruktionen kodiert. Anstelle eine generische Instruktion move zu verwenden, definiert
man stattdessen Instruktionen move_XX, move_XL, etc. Somit wird dann aus

move X3 Lp

die Instruktion

move_XL 3 1

Da die ursprungliche Schreibweise allerdings deutlich lesbarer ist, wollen wir im folgenden an
dieser Notation festhalten.

Wenn wir annehmen, daB die Instruktion move_XL den Operationscode 23 hat, dann wirde die
Darstellung der obigen Instruktion im Codebereich wie folgt aussehen:

23 Operationscode
3 1.Argument
1 2.Argument

Die Instruktion bendtigt somit drei Worte zu je vier Byte. Bei genauerer Betrachtung kénnte man
in diesem Fall allerdings mit deutlich weniger Speicher auskommen: wenn der Instruktionssatz
weniger als 28 = 256 Instruktionen umfaft, wiirde ein Byte zur Darstellung des Operationscodes
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Tabelle 6.1 CodegroRe verschiedener Anwendungen und Einsparpotential durch Halbierung Ar-
gumentgroBe flr Registerargumente und Opcodes.

CodegroBe | Einsparung | Einsparung
Anwendung in KB Register Opcodes
Compiler 855 16,55% 15,75%
Browser 317 15,59% 15,21%
Explorer 202 16,23% 14,84%
Ozcar 146 15,33% 15,62%
Scheduler 432 15,81% 18,45%
Spedition 174 14,03% 17,50%

ausreichen. Mit einem einzigen Byte kommt man allerdings nicht mehr aus, wenn man die Im-
plementierungstechnik von threaded code einsetzt, auf die wir in Abschnitt 6.6 eingehen werden.
Wir erkaufen daher einen Laufzeitgewinn mit einem Mehrverbrauch an Speicher.

Auch fur die Indizes der Registerargumente kdnnte man mit einem Halbwort (= 2 Byte) aus-
kommen, wenn man den maximalen Registerindex auf 216 = 65536 beschréankt, ein Wert, der
in der Praxis sicher ausreichend ist. Diese Art der Darstellung bringt aber eine Komplikation flr
die Darstellung der V-Register im Code mit sich: hierflir werden ja im Code direkt Zeiger in die
Halde abgelegt. Bei fast allen RISC-Maschinen miissen Zeiger aber an Wortgrenzen ausgerichtet
sein; auch bei modernen CISC-Prozessoren ist dies zwar nicht zwingend vorgeschrieben, wird
aber zugunsten eines beschleunigten Zugriffs empfohlen. Die Einhaltung dieser Bedingung kann
erreicht werden, indem man eine Instruktion immer an einer Wortgrenze beginnen laRt und die
Art und Reihenfolge der Argumente aller Instruktionen so wahlt, da3 V-Register-Argumente stets
an Wortgrenzen beginnen (was unter Umstanden das Einsetzen von Dummy-Argumenten erfor-
dert). Alternativ dazu kann auch der Interpreter selbst das Einhalten der Bedingung sicherstellen,
indem er Adressen aus dem Codebereich zunéchst in zwei Schritten zu je einem Halbwort ladt
und die Adresse dann aus diesen beiden Halbworten zusammensetzt; dieses Vorgehen bedeutet
dann aber einen verlangsamten Zugriff auf solche Argumente.

Um obigen Komplikationen aus dem Weg zu gehen, haben wir daher bei Mozart der einfacheren
Variante den Vorzug gegeben, die fiir den Opcode und jedes Argument einer Instruktion jeweils
ein eigenes Wort verwendet. Dennoch ist das mégliche Einsparpotential nicht zu vernachlassi-
gen: Tabelle 6.1 verdeutlicht dies am Beispiel verschiedener Applikationen. Dabei lassen sich
durch Verwendung eines Halbwortes fiir Registerindizes und den Opcode bei allen Anwendun-
gen gleichmaRig etwas mehr als 30 % einsparen. Beim Compiler, der gréten Anwendung, kom-
men so schon ca. 275 KB zusammen. Ein durchaus respektabler Wert, der allerdings bei stetig
fallenden Speicherpreisen immer weniger ins Gewicht fallt. Zudem handelt es sich hier um einen
konstanten Wert, der unabhangig ist von dem deutlich héheren Verbrauch an Haldenspeicher der
Applikation zur Laufzeit.

Bei der Transformation von Code in die externe Darstellung, wie dies fur das Sichern oder Ver-
schicken von Funktionen notig ist (vgl. Abschnitte 3.11 und 3.12), haben wir dann aber wieder
auf ein moglichst kompaktes, Ressourcen schonendes Format zurtickgegriffen.
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Abbildung 6.1 Zustdnde des Emulators
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Wahrend der Ausfuhrung von Programmen befindet sich der Emulator in verschiedenen Zustéan-
den, die in Abbildung 6.1 dargestellt sind. Die zentrale Kontrolle wird dabei vom Scheduler
Ubernommen. Dieser bestimmt den Thread 7" aus der Liste der ausfihrbaren Threads, der als
nachstes bedient wird und Ubergibt 7" an den Interpreter. Der Interpreter (ibernimmt die Ausfiih-
rung der Instruktionen von T'. Er tut dies so lange bis entweder alle Auftrdge von T' bearbeitet
wurden oder eine Signalbehandlung nétig wird. Wie in Abschnitt 3.6 bereits beschrieben, kann
es sich hierbei um die Ereignisse Preemption, Speicherbereinigung oder Ein/Ausgabeaktivitaten
handeln. In allen diesen Féllen geht die Kontrolle vom Interpreter wieder an den Scheduler zu-
rick. Dieser ersetzt im Falle von Preemption den aktuellen Thread durch einen anderen, oder
er fuhrt eine Speicherbereinigung durch, bzw. aktiviert andernfalls die Signalbehandlung. Diese
bestimmt die verfligbar gewordenen Ein/Ausgabekandle und weckt die entsprechenden Threads,
die auf einen dieser Kandle suspendiert hatten.

Wenn kein ausfihrbarer Thread mehr existiert, aber noch offene Ein/Ausgabekanéle vorhanden
sind, geht der Emulator in den Zustand warte (engl. idle) Uber, in dem darauf blockiert wird, dai3
einer dieser Kanéle verfligbar wird.

Im folgenden wollen wir nur auf die Arbeitsweise des Interpreters ndher eingehen, da die Funk-
tionsweise der anderen Komponenten offensichtlich ist.

6.4 C++ als Implementierungssprache

Der Emulator von Mozart wurde in C++ implementiert. Zum einen bietet C++ als objekt-orien-
tierte Sprache bessere Abstraktionsmdoglichkeiten und besseres Typchecking als C. Auf der an-
deren Seite unterstlitzt C++ aber auch die hardwarenahen Operationen, die fur die effiziente
Implementierung einer virtuellen Maschine unabdingbar sind. Bei sorgfaltiger Verwendung von
C++ mussen sich keine Effizienz-Nachteile etwa gegenuiber C ergeben, wenn man an den per-
formanzkritischen Stellen Komforteinbussen in Kauf nimmt und dort nur die reine C-Teilmenge
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Abbildung 6.2 Skizze des Interpreters des Emulators

void interpret()
{
loop:
opcode = *PC
switch (opcode) {
case move_XL: /* move X; Ly */
i = *(PC+1)
k = *x(PC+2)
L[k] = X[i];
PC = PC+3;
goto loop;

case return:
if (runnning—isEmtpy()) {
return;
} else {
<PC,L,G> = running—pop();
goto loop;
}

... /* weitere Instruktionen */

default:

error("opcode out of range");

von C++ verwendet.

Die Wahl von C++ erwies sich auch hinsichtlich der Portabilitat als richtige Entscheidung: auf
praktisch allen Plattformen stehen heute gute C++ Compiler zur Verfligung; der GNU C++ Com-
piler bietet hier sogar eine gute kostenlose Alternative zu kommerziellen Systemen.

Bei der Darstellung von Algorithmen und Datenstrukturen werden wir daher im folgenden auf
eine an C++ angelehnte Notation zurlickgreifen. Wir wollen allerdings keine tiefergehenden
Kenntnisse von C++ voraussetzen, sondern werden bei der Verwendung weniger offensichtli-
cher Konstrukte erluternd auf diese eingehen.

6.5 Der Interpreter

Abbildung 6.2 verdeutlicht die Arbeitsweise des Interpreters, der die Ausflihrung der Maschinen-
instruktionen Gbernimmt. Zundchst wird der Programmzahler pC dereferenziert (der *-Operator
dient in C++ zur Dereferenzierung von Zeigern) und dadurch der Operationscode der Instrukti-
on beschafft. Dann wird in einer grof3en switch-Anweisung zu dem zugehérigen Programmstlick
verzweigt, das sozusagen den ,,Microcode* der Instruktion darstellt. Exemplarisch haben wir hier
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die Implementierung zweier einfacher Maschineninstruktionen dargestellt.

Die Instruktion move X; Ly wird, wie in Abschnitt 6.2 bereits dargelegt, so dargestellt, daf ein
Wort flir den Operationscode move_XL und je ein Wort flr die Argumente verwandt wird. Ent-
sprechend muf der Interpreter jedes Argument aus dem Codebereich separat laden und kann
dann erst das eigentliche Kopieren der Registerinhalte durchfiihren. AnschlieRend wird der Pro-
grammzahler um die Lange der Instruktion (in diesem Falle 3) erhoht. AbschlieRend wird durch
einen Sprung zur Marke 1oop die néchste Instruktion zur Ausfiihrung gebracht.

Abbildung 6.2 gibt anhand der Instruktion return ein Beispiel, wie der Interpreter auch wieder
verlassen werden kann; das passiert dann, wenn der in Ausfiihrung befindliche Thread running
leer ist. In diesem Fall geht die Kontrolle zurlick an den Scheduler. Andernfalls, wird der oberste
Auftrag vom Thread genommen und die Register pc, L und G damit geladen. Anschliefend wird
dieser Auftrag wieder durch einen Sprung zur Marke 1oop zur Ausflihrung gebracht.

6.6 Threaded Code

Bei threaded code handelt es sich um eine allgemeine Technik, die zur Beschleunigung von Emu-
latoren eingesetzt wird [Bel73, Dew75, Kli81]. * Wir wollen im folgenden daher diese Technik
etwas genauer vorstellen.

Bei threaded code geht es darum, den Instruktionsdispatch zu optimieren, also die Kosten, die
bendtigten werden, um am Ende einer Instruktion zur n&chsten zu springen. Dazu betrachten wir
noch einmal die entsprechende Stelle im Interpreter aus Abbildung 6.2:

loop:
opcode = *PC;
switch(opcode) {

case move_XL:

PC = PC+3;
goto loop;

default:

error ("opcode out of range");

Eine grofle switch Anweisung Ubersetzen C++ Compiler in der Regel unter Verwendung eines
Feldes jumpTable. Dieses enthélt zu jedem gegebenen Operationscode die Adresse des zugeho-
rigen Maschinencodes, so dal} der C++ Compiler in etwa folgenden Maschinencode erzeugt, den
wir hier statt in Assembler in einer C-artigen Schreibweise darstellen:

loop:
opcode = *PC;
if (opcode > LASTOPCODE) { error("opcode out of range"); }

*Obwonhl diese Technik schon friih beschrieben wurde, scheint sie dennoch nicht sehr bekannt zu sein. So wird auch
behauptet, daB die Implementierung des JDK 1.0 (= Java Development Kit) noch keinen threaded code verwandte,
und daR erst der Wechsel eines Mitarbeiters von Quintus (einem fiihrenden Hersteller von Prolog-Systemen) zu Sun
Microsystems zur Integration dieser Technik ab JDK 1.1 fiihrte.
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adr = jumpTable[opcodel;
goto adr;

move_XL:

PC = PC+3;
goto loop;

Der Test gleich zu Anfang ist notig, um sicherzustellen, dal opcode auch im zulé&ssigen Wer-
tebereich liegt (wir nehmen an, dal} die Konstante LASTOPCODE den grofit-moglichen Opcode
beschreibt).

Die Idee bei der Verwendung von threaded code besteht nun darin, im Codebereich nicht die
symbolischen Operationscodes abzulegen, sondern dort direkt die absoluten Adressen der (rea-
len) Maschineninstruktionen innerhalb des Emulators zu speichern. Der Sprung zur néchsten
Instruktion reduziert sich dann auf:

move_XL:

PC = PC+3;
adr = *PC;
goto adr;

Leider ist dies nun nicht mehr in C++ ausdriickbar, da C++ Marken nicht als Datenstrukturen
erster Klasse zur Verfiigung stellt. Der GNU C++ Compiler wurde allerdings um diese spezielle
Eigenschaft erweitert, gerade um die effiziente Implementierung von Emulatoren zu erleichtern.
Da C++ es erlaubt, bestimmte Quelltextteile bedingt zu Uibersetzen, &Rt sich so derselbe Quellco-
de verwenden, der je nach verwandtem Compiler threaded code benutzt oder nicht. Prinzipiell ist
es auch maglich, threaded code zusammen mit C++ Compilern zu verwenden, die Marken nicht
als Datenstrukturen erster Klasse unterstiitzen. Hier muft man den Quellcode jedoch mit (weni-
gen) Assemblerinstruktionen anreichern, was somit Kenntnisse der zugrunde liegenden Hardwa-
replattform voraussetzt [CD95].

Die Verwendung von threaded code bedeutet eine deutliche Verringerung der Kosten des Instruk-
tionsdispatches: so reduziert sich dieser im konkreten Fall beispielsweise einer SPARC basierten
Maschine von 11 auf 3 Instruktionen. Da auf dieser RISC Maschine alle diese Instruktionen auch
nur einen Zyklus bendtigen [SPA92], ist dies mit einer entsprechenden Beschleunigung gleich-
zusetzen.

Ein Nachteil dieses Verfahrens besteht darin, daf sich dadurch der Speicherbedarf des Maschi-
nencodes vergrolRert: da im Code nun eine Adresse gespeichert werden muB, benétigt der Ope-
rationscode selbst nun bereits ein ganzes Wort (also 4 Byte), wéhrend zuvor ein Byte genigte
(falls die virtuelle Maschine weniger als 256 Instruktionen hat). Abhilfe kann hier ein separates
Feld disptable schaffen, das die symbolischen Operationscodes auf ihre absoluten Adressen
abbildet:

move_XL:

PC = PC+3;
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Tabelle 6.2 Geschwindigkeitsteigerung verschiedener Anwendungen durch den Einsatz von
threaded code.

Anwendung Speedup
Anwendung Speedup

Gump Scanner 1,21

Fibonacci 1,43 Gump Parser 1,28
Quicksort 1,41 Compile Modules 1,19
Naive Reverse 1,19 Browser 1,11
Towers of Hanoi 1,39 Explorer 1,05
Sieve 1,48 Scheduler (upper) 1,02

‘ Mittel H 1,38 ‘ Scheduler (prove) 0,99

| Mittel | 112 |

adr = disptable[*PC];
goto adr;

Diese Variante spart zwar Speicher, benétigt allerdings einen zusétzlichen Speicherzugriff.

Eine Kompromillésung (die z.B. bei Quintus Prolog Verwendung findet) l1&Bt sich realisieren,
wenn der reale Maschinencode der Interpreterroutine interpret selbst weniger als 64 kB beno-
tigt. Dann speichert man den Opcode in einem Halbwort (= 2 Byte), das den Offset zur Anfangs-
adresse der Prozedur interpret enthélt:

move_XL:

PC = PC+3;
adr = interpret + *PC;
goto adr;

In dieser Variante muf dann lediglich noch die Adresse interpret zusétzlich zur ersten Variante
in ein Register geladen werden.

Tabelle 6.2 veranschaulicht den Gewinn dieser Optimierung am Beispiel verschiedener kleiner
Benchmarkprogramme und anhand mehrerer groBer Applikationen. Die Zeiten sind hier in Mil-
lisekunden angegeben, jeweils ohne die Zeiten fiir Speicherbereinigung. Gerade bei den kleinen
Programmen fallt der Gewinn besonders deutlich auf; hier kann mit dieser einzigen zudem vol-
lig sprachunabh&ngigen Optimierung eine Geschwindigkeitssteigerung um bis zu 48% erreicht
werden.

Erwartungsgemal fallt der Unterschied bei den gréBeren Anwendungen geringer aus: hier wird
ein bestimmter Anteil der Laufzeit innerhalb des Laufzeitsystems (z.B. Builtins, Speicherbereini-
gung), der Grafik-Schnittstelle, etc. verbraucht, die nicht von threaded Code profitieren. Gerade
die Constraint-Applikationen verbringen fast die gesammte Zeit mit dem Aufbau des Suchbaums
und innerhalb von Propagierern, so daf? sich hier praktisch kein Vorteil zeigt. Dennoch féllt der
Gewinn mit zum Teil Uber 20% bei einzelnen Applikationen recht beachtlich aus.
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Tabelle 6.3 Sicstus Prolog 3.0#3: nativer und emulierter Kode im Vergleich beim Ubersetzen von
Prelude Modulen von DFKI Oz 2.0 (Zeiten in Millisekunden).

Speedup | Speedup
ohne GC | incl. GC

Anwendung | emuliert | nativ | GC

Modules 20980 | 11610 | 5860 1,80 1,53
Browser 21200 | 11850 | 3880 1,78 1,59
Explorer 12970 | 7180 | 1610 1,80 1,65

6.7 Native Codeerzeugung

Wenn man die Implementierung des Maschinenmodells in Form eines Emulators angeht, sollte
man sich bereits im Vorfeld dariiber Klarheit verschaffen, ob der emulatorbasierte Ansatz prin-
zipiell der Richtige ist oder ob eine direkte Erzeugung von nativem Maschinencode nicht viel
sinnvoller ist. Wir wollen Vor- und Nachteile der beiden Ansétze im folgenden diskutieren.

Der Vorteil bei nativem Code liegt in der Tatsache, dal3 die meisten virtuellen Maschinenregi-
ster direkt auf reale Register der Hardware abgebildet werden kénnen. Insbesondere muf} somit
auch der Programmzahler und das damit verbundene explizite Laden der Argumente nicht simu-
liert werden. Haygood [Hay94] beispielsweise zeigt, daB sich beim Ubergang auf nativen Code
flir Sicstus Prolog leicht ein Faktor von 3 gewinnen lakt. Unsere Messungen in Abschnitt 10.7
zeigen, daf dieser Faktor bei bestimmten Anwendungen in anderen Sprachen gar noch deutlich
hoéher liegen kann.

Diese Zahlen sind allerdings sehr optimistisch, da sie sich auf sehr einfache Programme beziehen,
die nur wenig mit realen Anwendungen korrelieren. So mu man in der Praxis mit deutlich
geringeren Steigerungen rechnen: Tabelle 6.3 zeigt den Vergleich von emuliertem und nativem
Code fur eine reale Anwendung, ndamlich den Compiler fiir DFKI Oz, der unter Sicstus Prolog 3.0
lauft. Die Tabelle zeigt jeweils die Laufzeiten (ohne Speicherbereinigungszeiten) fur emulierten
und nativen Code in Millisekunden. Die Spalte GC zeigt die Zeit fur die Speicherbereinigung,
die in beiden Varianten gleich hoch ist. Selbst wenn man diese Zeiten nicht einrechnet, zeigt
sich, daB bei dieser speziellen Applikation hdchstens mit einer Geschwindigkeitssteigerung um
den Faktor 1.8 zu rechnen ist. Kalkuliert man dagegen noch die Zeiten fiir GC mit ein, so sinkt
der Gewinn auf einen Faktor um 1.6.

Dieses Verhalten flr eine spezielle Anwendung ist zwar nicht reprasentativ, allerdings kommen
auch sowohl Henderson et al. [TCS95, HCS95] mit einer Steigerung von 1,42 als auch Haygood
[Hay94] mit 1,56 im Mittel zu noch unginstigeren Ergebnissen flr Sicstus Prolog bei realen An-
wendungen. Dies kann allerdings auch daran liegen, daB der Sicstus Compiler sowohl emulierten
als auch nativen Code erzeugen kann, und der virtuelle Maschinenbefehlssatz so beiden Welten
gerecht werden muR. Bessere Ergebnisse erzielt man sicher, wenn man Compiler und Befehlssatz
kompromiBlos auf nativen Code zuschneidet. Allerdings berichtet auch Peter Van Roy im per-
sonlichen Gespréch, dal selbst der fur seinen hocheffizienten Code bekannte Aquarius Compiler
[RD92] nur unwesentlich schneller l1auft, wenn er mit sich selbst Gbersetzt wurde (im Vergleich
zu dem auf Quintus Prolog basierenden Compiler). Hierfur kann es verschiedene Griinde ge-
ben. Eine Ursache kann sein, da® Anwendungen viel Zeit mit der Ausfuhrung von Builtins (z.B.
Arithmetik) verbringen (vergleiche hierzu auch Tabelle 10.14 auf Seite 207), die in der Regel
in C implementiert und somit unabhangig von der Art der Codeerzeugung sind. Es besteht auch
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die Mdglichkeit, daf ein erheblicher Anteil in anderen Bereichen des Laufzeitsystems verbracht
wird. So kann etwa speziell bei Prolog signifikante Zeit beim Anlegen von Wahlpunkten und
beim Ricksetzen verbraucht werden. Nicht zu vernachlassigen sind auch die unter Umstanden
hohen Kosten fiir die Speicherbereinigung.

Eine Beispielrechnung soll den EinfluR des Laufzeitsystems auf die Gesamtperformanz verdeut-
lichen. Nehmen wir an, da bei einer Programmiersprache durch den Einsatz von nativem Code
eine Geschwindigkeitssteigerung um den (hohen) Faktor 10 erzielt werden kann. Nehmen wir
weiter an, dal} bei einer realen Applikation ein Drittel der Zeit im Laufzeitsystem (Builtins, GC,
etc.) verbracht wird (ein nicht unrealistischer Wert, wie aus Tabelle 6.3 hervorgeht). Damit wer-
den also nur zwei Drittel der Laufzeit durch den Einsatz von nativem Code um den Faktor 10
beschleunigt. Somit ergibt sich eine effektive Beschleunigung der Applikation auf

1 2 2

3 + 3 10 = 3
Das heif’t, die Applikation mit nativem Code bendtigt 2/5 der Laufzeit des emulierten Codes.
Die Anwendung lauft in der Praxis also gerade mal um den Faktor 2,5 schneller.

Dem Gewinn an Laufzeit steht ein deutlich héherer Aufwand bei der Implementierung und War-
tung von nativem Code gegeniiber, gerade wenn eine Sprache noch so stark in der Entwicklung
befindlich ist wie Oz. Insbesondere die Fehlersuche und -beseitigung gestaltet sich hier enorm
schwierig. Nichtzuletzt bedarf es hier auch recht aufwendiger Einarbeitungszeiten. Demgegen-
Uber gestaltet sich der plattformabhangige Teil bei einem Emulator minimal. Wenn Uberhaupt
notig, dann genlgen hier einige wenige Zeilen C++-Code, die auf die unterschiedlichen Eigen-
schaften des Betriebssystems und der Hardware abheben. Durch die Verwendung eines Emu-
lators gestaltete sich die Portierung von Oz auf neue Plattformen denkbar einfach: so benétigt
man in der Regel oft nur ein paar Stunden, um ein voll funktionsféhiges System auf einer neuen
UNIX-Plattform zu erhalten.

Beim nativen Ansatz muf} man auch in der Regel mit einem deutlich erhéhten Speicherverbrauch
flir den Programmcode rechnen. Fir Sicstus Prolog nennen Henderson et al. [TCS95] hier einen
Faktor 1,7, Haygood [Hay94] kommt auf 1,7 bis 2,0. Um dies zu reduzieren, lagert man gro-
Rere Teile oder ganze virtuelle Maschineninstruktionen oft in Bibliotheken aus und bringt diese
durch einen Unterprogrammsprung zur Ausfiihrung, was dann allerdings wieder Einbulien bei
der Laufzeit mit sich bringt.

Fur Oz ist auch schwer abschatzbar, ob der Ubergang von emuliertem auf nativen Code eine
gleich grofle Beschleunigung bringen kann, wie dies etwa bei statisch getypten funktionalen
Sprachen der Fall ist. Wéhrend beim Emulator flir Oz die zusétzlich bendétigten Dereferenzie-
rungsschritte und Typtests sich nicht stark bemerkbar machen, weil sie durch den allgemeinen
Interpreter bedingten Overhead verwischt werden. Bei der Erzeugung von nativem Code fir Oz
muf daher auch sicher das Design und die Feinkdrnigkeit der Maschineninstruktionen Gberdacht
werden Am Beispiel der Fibonacci-Funktion wird dies deutlich:

fun fib(n) =
case n<2 of
true =>1
| false => fib(n-1) + fib(n-2)

die Variable n wird hier im Rumpf gleich drei mal in einer arithmetischen Operation verwandt.
Ein Emulator wird hier jedesmal aufs neue n dereferenzieren, auf Integer testen und durch De-
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maskieren den Wert bestimmen. Bei der nativen Codeerzeugung wird man dagegen den Instruk-
tionssatz so feinkornig wahlen, so dall er zum Beispiel explizite Instruktionen fir das Demas-
kieren und Dereferenzieren enthélt. Fir die beiden rekursiven Aufrufe kdnnte man im Beispiel
beim nativen Ansatz auch direkt spezielle Einstiegspunkte der Funktion anspringen, indem man
diese Tests Uberspringt. Beim Emulator ist dies allerdings viel zu teuer, so da man hier diese
Operationen gleich in die einzelnen Maschineninstruktionen integriert. Auch eine Einfuhrung
von speziellen Instruktionen, die beispielsweise ein bereits dereferenziertes Argument erwarten,
scheint wenig sinnvoll, da damit der Emulator selbst deutlich vergroRert und somit wesentlich
schwerer wartbar wird, bei vergleichbar nur geringem Geschwindigkeitsgewinn

Entscheidet man sich nun aber dafiir zwei verschiedene Maschinenarchitekturen fur nativen und
emulierten Code zu verwenden, dann bringt dies auch Nachteile mit sich: es ist nicht mehr einfach
mdoglich, in einem System sowohl nativ Ubersetzte als auch emulierte Funktionen zu mischen und
dieses sich wechselseitig aufrufen zu lassen. Auch unter dem Aspekt der verteilten Programmie-
rung (vgl. Abschnitt 3.12) ist die Verschickung von virtuellem Maschinencode, der zur nativen
Ausfihrung bestimmt ist, problematisch.

SchlieBlich wirde eine ganze Klasse von Anwendungen, bei denen es besonders stark auf hohe
Performanz ankommt, von nativem Code wenig oder gar nicht profitieren. Gemeint sind Anwen-
dungen aus dem Bereich des Constraintldsens [Sch99, Wiir98]: hier wird das Gros der Rechenzeit
innerhalb von Propagierern und der Suche verbracht. Diese Teile sind allerdings ohnehin in C++
implementiert und somit unabhangig vom erzeugten virtuellen Maschinencode.

Ein letzter Punkt darf beim Vergleich zwischen nativem und emulierten Code nicht vergessen
werden: vielfach hat der Speicherverbrauch einen wichtigen Einflu auf das Verhalten einer Ap-
plikation. Dieser ist allerdings vollig unabhéngig von der verwandten Implementierungstechnik.

6.8 \erschiedene Optimierungs-Techniken fliir Emulatoren

Im folgenden wollen wir kurz eine Reihe weiterer Optimierungstechniken vorstellen, die speziell
bei der Implementierung von Emulatoren angewandt werden kénnen.

6.8.1 Zusammenfassung von Instruktionen

Betrachtet man den vom Compiler erzeugten Maschinencode, so stellt man fest, dal} bestimmte
Muster von aufeinanderfolgenden Instruktionen hdufig auftreten. Beispielsweise treten oft meh-
rere move Instruktionen hintereinander auf, zum Beispiel wenn die Argumente einer Funktion in
ihre L-Register gerettet oder wenn die Argumente eines Funktionsaufrufes vorbereitet werden.
Dabei expandiert diese virtuelle Maschineninstruktion beispielsweise zu 7 SPARC Maschinen-
instruktionen (bei Verwendung von threaded code), wovon allein 3 Instruktionen fir den Instruk-
tionsdispatch bendtigt werden. Fast man nun zum Beispiel zwei aufeinanderfolgende Instruktio-
nen

move R; Rj
move Ry R;

Zu einer neuen Instruktion

movemove R; R; Ry R
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zusammen, so reduzieren sich in diesem konkreten Fall die Kosten von 14 auf 11 SPARC In-
struktionen.

6.8.2 Spezialisierung von Instruktionen

Bei einem Instruktionssatz, der auf einen Emulator zugeschnitten ist, wird man versuchen, die
einzelnen Instruktionen moglichst grobkérnig zu wéhlen, um die Mehrkosten des Emulierens
zu minimieren. Das hat allerdings den Nachteil, daf zum Beispiel aufeinanderfolgende Instruk-
tionen dieselbe Variable jedesmal aufs neue dereferenzieren, deren Typ testen, etc. Durch Ein-
flhrung spezieller Instruktionen, die zum Beispiel davon ausgehen, dal3 Ihre Argumente bereits
dereferenziert sind, 16t sich dieser Aufwand verringern. Allerdings steigt dadurch unausweich-
lich die Grolke und Komplexitét des Emulators, weswegen darauf bei der Implementierung von
Mozart verzichtet wurde.

6.8.3 Register-Zugriffe

Eine der haufigsten Operationen der virtuellen Maschine ist der Zugriff auf eine Variable (ber
eines der Register. Dabei handelt es sich immer um den Zugriff auf ein Feld A an der Position n
in der Form A[n]. Wenn jedes Feldelement die GréRe & hat und A, die Basisadresse des Feldes
A bezeichnet, dann berechnet sich die Adresse des Elementes n zu A + n x k. Im Fall von
Registern mit der GroRe eines Wortes ist hier & = 4, so daf bei jedem Registerzugriff der Index
n zunéchst mit 4 multipliziert werden mul} (was der C++ Compiler in einen &quivalenten aber
effizienteren Linksshift um 2 Ubersetzt). Glinstiger ist es dann, beim Laden des Codes bereits im
Codebereich statt des Indexes n gleich n x k abzulegen, so dal? diese Operation nicht standig zur
Laufzeit ausgefuhrt werden muf3, was in der Regel eine Shift-Instruktion einspart.

6.8.4 Zuordnung virtueller Maschinenregister zu realen

Die virtuelle Maschine umfalt eine groRe Zahl von virtuellen Maschinenregistern, die in der
Regel die Anzahl der auf einer konkreten Hardwareplattform zur Verfligung stehenden Register
tiberschreitet, so dal3 es nicht mdglich ist, alle virtuellen auf reale Register abzubilden. Dies ist
allerdings auch gar nicht nétig, da eine Reihe von Registern (die zum Beispiel flr die Threadver-
waltung verwandt werden) nur selten benutzt wird. Wichtig ist also, dal man erreicht, dal3 eine
hdufig verwandte Teilmenge der virtuellen Register auf reale abgebildet werden. C++ bietet hier
die Mdglichkeit eine Variable als register zu klassifizieren, was einen Hinweis an den Compiler
darstellt diese Variablen in Registern zu halten. Leider wird dieser Hinweis beispielsweise vom
GNU Compiler offensichtlich ignoriert, so daB8 hier in der Regel eine suboptimale Verteilung
vorgenommen wird. Abhelfen kann man hier indem man eine spezielle Erweiterung des GNU
C++ nutzt, die es erlaubt Variablen auf reale Hardwareregister abzubilden, was allerdings wieder
Kenntnisse des zugrunde liegenden Prozessors erfordert.

6.8.5 Optimierung des C++ Codes

Neben dem Emulator selbst wird auch das komplette Laufzeitsystem und somit alle vordefinier-
ten Funktionen sinnvollerweise nicht in Maschinencode sondern in C++ implementiert. Wichtig
ist hier dann eine sorgféltige Implementierung. Wegen der grélieren Abstraktionsmdoglichkeiten
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von C++ gegeniber C ist es hier allerdings leichter suboptimalen Programmcode zu schreiben.
An performanzkritischen Stellen verbieten sich so beispielsweise die Verwendung von spater
Bindung bei den Methoden einer Klasse oder die Ubergabe von Strukturen an Funktionen mit-
tels Wertlibergabe statt Referenziibergabe.

Aber auch im Detail 18Rt sich durch Umschreiben des Codes oft noch viel verbessern. Hier hat
es sich als einzig probates Mittel erwiesen, den vom C++ Compiler erzeugten Maschinencode zu
untersuchen, um so magliche Schwachstellen aufzuspren.

Wir wollen dies an einem kleinen Beispiel verdeutlichen. In folgendem Codefragment, wird im
Rumpf der Prozedur p die globale Variable global mehrfach verandert:

int p(...)
{

global = global+n;
int i = f(u,v);
global = global+i;

Der C++ Compiler muf3 dafuir sorgen, da3 der Wert der Variablen immer aus dem Speicher ge-
laden und nach jedem Andern auch wieder direkt zuriickgeschrieben wird. Wenn man als Pro-
grammierer nun weil3, dall wéahrend des Aufrufs von £, die Variable global nicht verwandt wird,
dann kann man stattdessen folgenden Code verwenden:

int p(...)
{

int aux = global+n;
int i = f(u,v);
aux = aux+i;

global = aux;

Durch die Einfuhrung der Hilfsvariable aux kann nun das mehrfache Laden und Speichern in
den Hauptspeicher vermieden werden, die Hilfsvariable kann stattdessen im Keller gespeichert
werden. Auf einer SPARC-Maschine kann sie wegen der dort vorhandenen Registerfenster in der
Regel sogar vollig in einem Register gehalten werden. Das Beispiel zeigt aber auch, dal3 es oft
nicht moglich ist, allen Plattformen in gleichem Mafe Rechnung zu tragen: auf Intel Prozessoren
ist die Anzahl der zur Verfugung stehenden Register sehr beschrénkt (in der Regel héchstens 4).
Dadurch kann ein intensiver Einsatz von lokalen Variablen zum cachen von globalen Werten sich
ins Gegenteil verkehren, indem dann dort mehr Operationen zusatzlich (ber den Keller gehen
mussen.

Obgleich jede der zuvor beschriebenen MalRnahmen fiir sich betrachtet jeweils nur kleinste Ver-
besserungen bringt, 18Rt sich in der Summe fir viele Instruktionen eine deutliche Geschwin-
digkeitssteigerung erzielen. Betrachtet man beispielsweise den sehr oft auftretenden Fall zweier
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aufeinander folgender move Instruktionen, so benétigen diese im unoptimierten Fall beispiels-
weise auf einer SPARC Maschine genau 2 x 17 = 34 Instruktionen. Durch Zusammenfassung in
eine Instruktion lassen sich 11 Instruktionen fiir den Dispatch einsparen, weitere 8 werden durch
threaded code eliminiert und noch einmal 4 Instruktionen durch optimierte Registerzugriffe. So
bleiben in diesem konkreten Fall, bei dem sich obige Techniken besonders stark auswirken, von
den anfangs 34 nur noch 11 Instruktionen ubrig.

6.8.6 Cacheverhalten

Wir wollen mit einem Beispiel aus der Praxis schlielen, das verdeutlicht, mit welchen Unwég-
barkeiten man sich mitunter befassen muR.

Nach einer gréeren UmstrukturierungsmaBnahme im Emulator muften wir feststellen, daB be-
stimmte Benchmarks (z.B. Fibonacci) plétzlich um bis zu einem Faktor 1,5 langsamer liefen,
obgleich die vorgenommenen Anderungen die Performanz in keiner Weise beeinflussen sollten.
Eine genauere Analyse zeigte, dal sich dieses unglnstige Verhalten nur auf Intel Pentium Pro-
zessoren der ersten Generation zeigte. Auf den neueren Pentium Pro und Pentium 1l Maschinen
dagegen waren alter und neuer Emulator wie erwartet gleich schnell. Weiteres Experimentie-
ren zeigte, daB die Instruktionscaches der &lteren Pentium Prozessoren offensichtlich wesentlich
sensibler reagierten, als die der neueren Generation. Wenn man also in der Interpreterroutine
interpret des Emulators die Implementierung solcher virtueller Instruktionen zusammengrup-
piert, die in Codesequenzen auch haufig hintereinander vorkommen (so folgt auf move héufig
apply), dann kann man die Wahrscheinlichkeit eines Treffers im Instruktionscache des Prozes-
sors erhohen. Umgekehrt kann gerade bei einfacher und kleiner Cachehardware eine unglinstige
Lage hdufig aufeinander folgender Instruktionen zu einer wechselseitigen Verdrangung im Cache
fiihren.

Aber nicht nur die Lage des Maschinencodes innerhalb eines Moduls hat einen EinfluR auf das
Cacheverhalten, wie ein Experiment bestatigte: Beim Fibonacci Benchmark werden relative vie-
le arithmetische Operationen verwandt. Diese wurden in Mozart in einem separaten C++ Modul
implementiert, so daf es bei Fibonacci zur Laufzeit zu vielen Spriingen zwischen dem Arithme-
tikmodul und dem Modul des Interpreters kam. Beim Erzeugen des Executables des Emulators
tibergibt man dem Linker die Liste der einzelnen Module. Dabei hat offensichtlich die Reihen-
folge, in der man die einzelnen Module in der Kommandozeile Ubergibt, einen direkten Einflul
auf die Lage der Module im resultierenden Executable. Indem wir das Arithmetik- und das Inter-
pretermodul an verschiedensten Positionen in der Kommandozeile Gibergaben, konnten wir einen
Geschwindigkeitsunterschied von einem Faktor bis zu 1,5 ausmachen.

In einem optimierten System bedarf es oft eines recht groien Aufwandes, um weitere Effizienz-
steigerungen zu erzielen, die sich dann zudem in der Regel in der GréRenordnung von wenigen
Prozentpunkten bewegen. Die Erkenntnis, daf so unwégbare und banale Einflisse von AuRRen
einen unter Umstanden sehr viel gréBeren Einflul haben kénnen, kann da sehr erniichternd wir-
ken.



138 KAPITEL 6. DER EMULATOR

Zusammenfassung

e Der Emulator implementiert das Maschinenmodell aus Teil I1.
e Der Scheduler bernimmt die Ablaufkontrolle.

e Threaded code ist eine spezielle Implementierungstechnik fir Emulatoren, die den Instruk-
tionsdispatch deutlich beschleunigt.

e Native Codeerzeugung bringt in der Praxis nicht immer eine deutliche Beschleunigung.
Einfache Benchmarks werden zwar oft um eine GréRenordnung beschleunigt; dagegen
bleiben reale Applikation je nach Intensitdt des Zugriffs auf das Laufzeitsystem aber oft
weit dahinter zuriick und laufen zum Teil kaum schneller als in einem Emulator. Demge-
genuber steht ein deutlich hohere Implementierungs- und Wartungsaufwand.

e Spezielle Techniken fir Emulatoren helfen, den Interpreteraufwand zu reduzieren: Instruc-
tion collapsing, Spezialisierung von Instruktionen, optimierte Register-Zugriffe, Zuord-
nung virtueller Maschinenregister zu realen Registern der Hardware.



Kapite 7

Der Speicher

In diesem Kapitel werden wir auf das Speichermanagement im einzelnen eingehen. Der Dar-
stellung und Verwaltung der Daten im Speicher ist von nicht zu unterschatzender Bedeutung fur
die Gesamtperformanz eines Systems. So wird hierliber nicht nur der Speicherverbrauch einer
Applikation beeinflult, sondern auch das Laufzeitverhalten hangt von einer geschickten Repra-
sentation der Datenstrukturen ab.

Im folgenden gehen wir in Abschnitt 7.1 zunéchst naher auf die Darstellung der Halde ein. Dabei
zeigen wir in Abschnitt 7.1.2, wie sich eine effiziente und wirkungsvolle Freispeicherverwaltung
realisieren lait. In Abschnitt 7.2 gehen wir dann auf die Implementierungstechnik der markierten
Referenzen im Detail ein, die wir am konkreten Beispiel der Implementierung von Mozart ver-
deutlichen. Danach folgt in Abschnitt 7.3 eine genaue Beschreibung der Darstellung der Werte.
Wir gehen dabei in Abschnitt 7.4 gesondert auf die Darstellung von Variablen ein. In Abschnitt
7.5 folgt eine Betrachtung der Besonderheiten der rationalen Unifikation. Wir schlieen das Ka-
pitel ab mit einer Beschreibung, wie effizient die Lokalitat einer Variable im Wéchter eines Case
entschieden werden kann, was fir die Entscheidung von Subsumption des Wéchters wichtig ist.

7.1 Speicherverwaltung

7.1.1 Die Halde

Zur Verwaltung der dynamisch allozierten Datenstrukturen verwendet die Maschine die Halde.
Neben den Werten, die die Variablen annehmen koénnen, wie etwa Tupel oder Funktionen, sind
das auch noch eine ganze Reihe anderer Datenstrukturen, wie etwa Suspensionslisten, Threads,
etc. C++ stellt zwar mit den Operatoren new und delete und den Bibliotheksfunktionen malloc
und free bereits die Mdglichkeit der dynamischen Allokation und Deallokation von Speicher
zur Verfiigung. Die Verwendung dieser Funktionen erweist sich jedoch in der Praxis als viel
zu ineffizient. Das Design der Maschine verlangt nun nicht, daf die Halde aus einem einzigen
zusammenhdngenden Speicherbereich besteht. Beim Start der Maschine wird daher ein groRe-
rer zusammenhangender Speicherblock (in der Praxis hat sich 1 MB als giinstig erwiesen) vom
Betriebssystem angefordert. Das Register heapEnd zeigt dann auf das Ende dieses Blockes und
heapTop auf den noch nicht vergebenen Teil, wird also bei jeder Speicheranforderung entspre-
chend inkrementiert. Ist der Block aufgebraucht, wird ein neuer angefordert. Sind eine festgelegte
Zahl von Blocken aufgebraucht, wird eine Speicherbereinigung (vgl. Abschnitt 7.1.3) durchge-
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fiihrt und nicht mehr benétigte Blocke ans Betriebssystem zurtickgegeben.

In C++ 4Rt sich fir eine Klasse elegant bestimmen, wie der Speicher bei der Erzeugung eines
neuen Objektes dieser Klasse alloziert wird. Man kann eine Oberklasse Heap definieren, die die
vordefinierten Operatoren new und delete umdefiniert. Alle Klassen, deren Speicher Uber die
Halde verwaltet werden soll, missen nun einfach nur von Heap erben. Eine explizite Freigabe von
Haldenspeicher mittels delete ist nicht vorgesehen: wir Giberlassen dies der Speicherbereinigung
(vgl. Abschnitt 7.1.3).

Bei der Definition des new Operators der Klasse Heap achten wir darauf, daR die Halde von oben
nach unten vergeben, das heif3t, dal} der Wert von heapTop bei jeder Allokation erniedrigt wird.
Dies hat einen Vorteil: fir manche Datenstrukturen verlangt die Hardware, daR eine Ausrich-
tung an Doppelwortgrenzen erfolgt; dies ist zum Beispiel fur FlieBkommazahlen (die wir in L
ausgespart haben) der Fall. Will man also auf der Halde Platz fiir eine FlieRkommazahl allozie-
ren, so mull der Haldenzeiger an einer Doppelwortgrenze ausgerichtet werden, was mindestens
mit einem zusétzlichen Test verbunden ist. Wenn heapTop immer nur dekrementiert wird, 1aRt
sich dies viel einfacher erreichen, indem man die niederwertigsten drei Bits von heapTop auf 0
setzt. heapTop Wird also zunéchst um die bendtigte GroRe erniedrigt und dann wird der Inhalt des
Registers zusétzlich noch mit einem logischen Und mit der Maske 11. . .1000 verkniupft. Damit
ersetzt man einen teuren bedingten Sprung durch eine billige logische Verknupfung.

7.1.2 Freispeicherverwaltung

Bei den von der Halde allozierten Objekten ist im allgemeinen nicht klar, wann diese wieder
freigegeben werden kénnen. Daher wird diese Aufgabe der Speicherbereinigung Uberlassen. In
anderen Fallen (wie zum Beispiel bei Threads (vgl. Kapitel 8) oder den L-Registersétzen) ist aber
sehr wohl Kklar, wann die letzte Referenz auf ein Objekt verschwindet. Man kénnte nun auch diese
Obijekte einfach der Speicherbereinigung tberlassen. Man kann sie aber auch in Form einer Frei-
speicherliste verwalten und so die Anzahl der durchzufiihrenden Speicherbereinigungen unter
Umstanden deutlich verringern, was wiederum der Gesamtperformanz einer Applikation zugu-
te kommt. Zudem &Rt sich durch die Verwendung von Freispeicher das Cacheverhalten positiv
beeinflussen, da nun bestimmte Datenstrukturen immer wieder aus dem gleichen Speicherseg-
menten verwandt werden. Das ist gerade flir moderne Hardwarearchitekturen sehr wichtig.

Wir definieren dazu im folgenden die Klasse FreelistMem und werden zeigen, da3 eine Frei-
speicherverwaltung sehr einfach realisiert werden kann und dennoch vergleichbar effizient sein
kann, wie die direkte Allokation von der Halde. Wie wir weiter unten sehen werden, ist es im-
plementierungstechnisch am einfachsten, wenn auch der Speicher der Freispeicherliste von der
Halde genommen wird.

Um eine einfache und vor allem effiziente Implementierung sicherstellen zu kénnen, werden nur
Objekte bis zu einer bestimmten GroRe (die durch die Konstante maxFree bestimmt wird) von
FreelistMem verwaltet. Kommt eine Anforderung an FreelistMem zur Allokation eines Objek-
tes, das grofer ist als maxFree, SO Wird die Anforderung an die Halde weitergeleitet. Diese Be-
schrénkung erlaubt es, ein Feld freelist der Ldnge maxFree zu definieren, das an der Position
freelist[4] eine Liste von Blocken mit exakt der GrofRRe 4 enthélt (vgl. Abbildung 7.1).

class FreelistMem {
void operator delete(char *ptr, int size)

{
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Abbildung 7.1 Die Freispeicherliste

bl ockl i st:

if (size<maxFree) {

xptr = freelist[size];

freelist[size] = ptr;

¥
}

char *xoperator new(int size)

{

if (size>maxFree ||

freelist[size]==nil) {
return Heap: :new(size);

} else {

char xaux = freelist[size];
freelist[size] = *aux;

return aux;
}
}
};

/* zu gross? */
/* Freispeicher leer */
/* Allokation von der Halde */

/* aur ist erstes Element in der Liste */

/* Loesche ret aus der Liste */

Eine Anforderung FreelistMem: :new(n) wird dann wie folgt abgearbeitet: ist freelist [n] leer,
so wird der Speicher mittels Heap: :new(n) von der Halde genommen; andernfalls wird der er-
ste Block aus freelist[n] entfernt und zuriickgeliefert. Die Riickgabe von Speicher mittels
delete(p,4) funktioniert dann analog, indem der Speicherblock, auf den p zeigt, am Anfang von

freelist [4] eingefligt wird.

Zu Beginn sind alle Listen in freelist leer und werden dann mit Fortschreiten der Berechnung
nach und nach gefllt und auch wieder geleert, so daB in der Regel schon nach kurzer Zeit
eine Anforderung direkt aus freelist und nicht mehr von der Halde befriedigt werden kann.
Wére dies nicht der Fall, so hieRe dies, daR manche Objekte sehr haufig alloziert, aber nur selten
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dealloziert wirden; solche Objekte sollten dann besser gleich direkt von der Halde genommen
werden.

Da der Speicher fur die Freispeicherliste von der Halde kommt, muf darauf bei der Speicherbe-
reinigung geachtet werden. Am einfachsten ist es, die Listen in freelist unmittelbar vor dem
Start der Speicherbereinigung einfach zu leeren:

for (int i=0; i<maxFree; i++)
freelist[i] = nil;

Dies bereinigt auch die Situation, daf freelist einmal sehr viel Speicher enthélt, der nicht
wiederverwandt wird.

Unter dem Gesichtspunkt der Effizienz ist die Allokation und Deallokation von der Freispei-
cherliste nur unwesentlich teurer als die Allokation direkt von der Halde: zum einen steht die
GroRe des zu allozierenden Objektes in der Regel bereits zur (C++-)Compilezeit fest, so dal3 die
Tests size>=maxFree bereits zur Ubersetzungszeit aufgelst werden kénnen. Somit reduziert sich
die Deallokation auf zwei schreibende Speicherzugriffe; die Allokation kostet (falls Speicher in
freelist vorhanden ist) einen Test und einen schreibenden und einen lesenden Speicherzugriff.
Gerade bei gréfieren Objekten macht sich dies in der Praxis kaum bemerkbar, wenn man bedenkt,
dal’ das Objekt ja auch noch initialisiert werden muf und tber seine Lebensdauer hinweg unter
Umsténden viele weitere Lese- und Schreiboperationen erfolgen.

In L kénnen die folgenden Datenstrukturen tber die Freispeicherliste verwaltet werden:

L-Register Die Freigabe erfolgt genau durch die Instruktion deallocate.

Variablen Beim Binden einer Variablen aufierhalb eines Wachters kann ihr Speicher freigege-
ben werden (vgl. Abschnitt 7.4).

Suspensionlisten Die Listenzellen der Suspensionslisten (nicht die Suspensionen selbst) kon-
nen Uber die Freispeicherliste verwaltet werden. Eine Freigabe erfolgt beim Binden der
Variablen und dem damit verbundenen Wecken der Suspensionen.

Threads In L kann eine Freigabe prinzipiell dann erfolgen, wenn alle Auftrédge eines Threads
bearbeitet wurden. Zu beachten ist, dafl die Suspensionslisten von Variablen noch Referen-
zen auf Threads enthalten kdnnen. Wie in Abschnitt 3.7.1 beschrieben, werden diese aber
beim Wecken annulliert. Ein Thread kann daher dann sicher freigegeben werden, wenn
sein letzter Auftrag gerade bearbeitet wurde.

Bei der Implementierung von Mozart haben sich Freispeicherlisten als sehr nitzlich erwiesen.
Sie werden dort an vielen Stellen eingesetzt, wo zum Beispiel temporédre Werte alloziert werden
mussen oder auch fiir Datenstrukturen, deren GroRe sich dynamisch andern kann, wie etwa fir
dynamische Arrays oder Stapel (auch von Threads), Schlangen, Tabellen etc.

Tabelle 7.1 unterstreicht die Bedeutung der Verwendung der Freispeicherliste in der Praxis. Die
Tabelle zeigt den Gewinn durch der Freispeicherliste hinsichtlich des Speicherverbrauchs ver-
schiedener Applikationen. Die erste Spalte zeigt dabei den Speicherverbrauch in Kilo-Byte auf
der Halde unter Verwendung der Freispeicherliste. Die nachste Spalte zeigt den Speicherver-
brauch der Applikationen ganz ohne deren Verwendung an; man erkennt, daf} dadurch der \Ver-
brauch um etwa mindestens die Hélfte bis auf mehr als das 2,7-fache ansteigen wirde. Das Gros
des Uber freelist verwalteten Speichers wird meist flr L-Register verwandt, die die lokalen
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Tabelle 7.1 Speicherverbrauch verschiedener Anwendungen (Angaben in Kilo-Byte): unter \er-
wendung der Freispeicherliste, ganz ohne Freispeicherverwaltung und mit Freispeicher aller-
dings ohne L-Register.

Heap ohne Heap ohne
Anwendung Heap Freispeicher (Zuwachs) L-Register (Zuwachs)

Laden Prelude 1.633 2.478 (51%) 1.662 (1%)

Gump Scanner 9.560 22.113 (131%) 9.930 (3%)
Gump Parser 24.357 62.903 (158%) 24.601 (1%)
Explorer 11.212 19.061 (69%) 12.353 (10%)
Browser 3.265 4.693 (43%) 3.341 (2%)
Compile Browser || 29.712 73.905  (148%) 31.284 (5%)

Scheduler (upper) || 13.736 39.039 (184%) 16.106 (17%)
Scheduler (prove) || 14.681 24.687 (68%) 22.172 (51%)
Spedition 2.001 3.192 (59%) 2.692 (34%)

Variablen einer Funktion aufnehmen (vgl. Kapitel 3). Da diese in anderen Sprachen Uber den
Keller alloziert werden, zeigt die letzte Spalte in Tabelle 7.1 die Einsparungen, wenn man den
flr L-Register bendtigten Speicher herausrechnet. Hier ergibt sich nunmehr flir manche Appli-
kationen nur noch ein geringer Vorteil. Dagegen profitieren gerade diejenigen Applikationen
immer noch stark, die zum Beispiel viele Threads erzeugen, aber gerade auch der Scheduler, der
als Constraint-Applikation viele Constraint-Variablen erzeugt, deren Speicher nach dem Binden
wieder freigegeben wird. So kann hier die Einsparung immerhin bei bis zu 51% liegen, was gera-
de bei den sehr laufzeitintensiven Constraint-Anwendungen besonderns wichtig ist, da dies auch
gleichzeitig eine Reduzierung der Laufzeit durch weniger haufig durchgefiihrte Speicherbereini-
gungen bedeutet.

Somit kann die Verwendung der Freispeicherliste zu einer deutlichen Reduzierung des Gesamt-
speicherverbrauchs einer Applikation beitragen. Andere Ansdtze wie zum Beispiel beim CPS
(continuation-passing style) [App92] verfolgen eine ganz andere Strategie: hier geht man davon
aus, dal die Kosten fiir das Einsparen von Speicher héher liegen kdnnen, als die Kosten flr zu-
séatzliche L&ufe der Speicherbereinigung. Dies gilt aber nur dann, wenn man geeignete Verfahren
zur Speichbereinigung einsetzt, wie zum Beispiel die generationsbasierte Speicherbereinigung
[LH83]. Der Einsatz solcher Verfahren fir Mozart ist aber noch nicht realisiert, insbesondere ist
noch nicht klar, ob dies Gberhaupt mdglich ist und wenn ja mit welchem Aufwand und welchem
Gewinn dies einhergeht (vgl. auch Abschnitt 7.1.3).

7.1.3 Speicherbereinigung

Wenn die GroRe der Halde einen gewissen Schwellwert gcMargin (dieser und alle folgenden
Parameter kénnen vom Benutzer eingestellt werden) Ubersteigt, wird eine Speicherbereinigung
veranlaft. Diese wird allerdings nicht direkt innerhalb der Allokationsroutine aufgerufen, da hier
im allgemeinen nicht alle Einstiegspunkte fir die Speicherbereinigung klar definiert sind. Des-
halb wird hier nur eine Marke gesetzt, die spater an geeigneter Stelle (beim Funktionsaufruf,
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vgl. Kapitel 8) abgetestet wird.> Wenn nach der Speicherbereinigung noch mehr (weniger) als
ein bestimmter Prozentsatz der Halde belegt ist, wird gcMargin um einen bestimmten Faktor er-
hoéht (erniedrigt). Bei geschickter Wahl dieser Parameter l1ait sich so erreichen, dal} der Anteil
der Speicherbereinigung an der Laufzeit einer Applikation auf ein adédquates Maf reduziert wird:
speicherhungrigen Anwendungen stellt man dabei eine groRe Halde zur Verfligung und erreicht
so0, dal} diese wegen seltenerer Speicherbereinigungen schneller wieder terminieren und die be-
legten Ressourcen freigeben. Diesem Vorgehen liegt die Beobachtung zu Grunde, dall CPU Zeit
kostbarer ist als Hauptspeicher.

Bei der Implementierung der Speicherbereinigung in Mozart kam ein einfacher Stop und Copy-
Algorithmus [Bak78] zum Einsatz: alle erreichbaren Haldenzellen werden in einen neuen Spei-
cherbereich kopiert und nach der Speicherbereinigung wird der urspriinglich von der Halde be-
legte Speicherbereich wieder freigegeben. Beim Kopieren kann eine wichtige Optimierung vor-
genommen werden: Referenzketten kdnnen verkirzt und in der Regel (wenn sie nicht in einer
Variable enden, vgl. Abschnitt 7.4) auch ganz eliminiert werden. Selbstverstandlich kénnen auch
suspendierte Threads beseitigt werden, wenn sie nur noch in den Suspensionslisten von nicht
mehr referierbaren Variablen vorkommen.

Wie bereits in Abschnitt 4.1.6 angesprochen, umfal3t die Speicherbereinigung in Mozart auch
den Codebereich.

Fortgeschrittenere Techniken, wie etwa generationale Speicherbereinigung [LH83] wurden noch
nicht implementiert: eine Implementierung gerade dieser Technik ist nicht trivial, da sehr viele
unterschiedliche Datenstrukturen auf der Halde alloziert werden und prinzipiell bei jeder An-
derung eines Zeigers dann zusatzlich getestet werden muB, auf welche Generation dieser nun
verweist. Wie Abbildung 7.2 verdeutlicht spielt zudem der Anteil der Speicherbereinigung an
der Gesamtlaufzeit vieler Applikationen nur eine untergeordnete Rolle; hier zahlt sich die oben
erwéhnte Philosophie aus, speicherhungrigen Anwendungen lieber eine ausreichend groRe Halde
zu spendieren anstatt haufiger Speicherbereinigungen durchzufiihren. So zeigt Tabelle 7.2, daf3
bei den dort gemessenen Anwendungen der Anteil fiir die Speicherbereinigung stets weniger als
10 Prozent an der Gesamtlaufzeit betragt, oft liegt diese Zahl sogar noch deutlich darunter. Hier
besteht also momentan kein Handlungsbedarfbedarf fur die Integration fortgeschrittener Techni-
ken.

Die Situation sahe allerdings bei der Erzeugung von nativem Code anders aus: da die Geschwin-
digkeit der Speicherbereinigung davon nicht beeinflut wird, andererseits die Ausfiihrungsge-
schwindigkeit insgesamt gesteigert wird, mufl dann unter Umstédnden mit einem deutlichen An-
stieg der relativen Kosten fir die Speicherbereinigung gerechnet werden. Wie stark dieser An-
stieg dann aber bei realen Anwendungen wirklich ist (vgl. Abschnitt 6.7), mul dann erst noch
ermittelt werden, um festzustellen, ob Bedarf fiir Nachbesserungen besteht.

Auch die absolute Geschwindigkeit der Speicherbereinigung ist recht hoch: so kdnnen auf einem
relativ langsamen System (Pentium 100 MHz) immer noch circa 15 MB aktiven Haldenspeichers
innerhalb einer CPU Sekunde kopiert werden. Das bedeutet, daf’ in der Praxis dem Benutzer
nur sehr selten das Einsetzen einer Speicherbereinigung als deutliches Stocken der Applikation
unangenehm aufféllt, und er dies in der Regel iberhaupt nicht wahrnimmt.

!Dabei wird davon ausgegangen, dafR der virtuelle Speicher des Betriebssystems bis dahin ausreicht, andernfalls
mufR mit einer Fehlermeldung abgebrochen werden.
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Tabelle 7.2 Anteil der Zeit flr Speicherbereinigung an der Gesamtlaufzeit verschiedener An-
wendungen.

Anwendung Anteil GC
Compile Browser 3,7%
Gump Scanner 3,8%
Gump Parser 4,2%
Explorer 7,7%
Browser 1,5%
Scheduler (upper) 8,7%
Scheduler (prove) 6,9%
Spedition 7,0%

7.2 Markierte Referenzen

Da es sich bei L um eine dynamisch getypte Sprache handelt, muR zur Laufzeit fiir alle Werte
deren Typ erkennbar sein. Wenn nun aber jeder Wert, ein Typfeld enthélt, dann wird dadurch
ein komplettes Wort belegt, obwohl dazu lediglich wenige Bits innerhalb eines Wortes benétigt
werden.

Die gangige Technik, dieses Manko zu beseitigen, besteht darin, die Typmarkierungen aus den
Objekten heraus in die Referenzen auf diese Objekte zu verlagern. In der Darstellung des Gra-
phenmodells aus Kapitel 2 wiirde das gerade dem Vorgehen entsprechen, dal man die Kanten
des Graphen zusétzlich mit den Typen der Knoten, auf die die Kanten verweisen, markiert.

Bei der Verwendung markierter Referenzen (tagged references), enthalten somit die X-, L- und
G-Register der Maschine und die Argumente von Tupeln Worte der folgenden Form:

Ref erenz Typ

Abbildung 7.2 zeigt vergleichend die Darstellung eines Tupels einmal in der Form markierter
Objekte und einmal mit markierten Zeigern. Man beachte, dal® der Typ eines Speicherobjektes
(z.B. eines Tupels) nun nicht mehr an diesem selbst erkennbar ist, sondern lediglich an den
Verweisen darauf.

Beim Ubergang auf markierte Referenzen sind zwei Punkte besonders zu beachten: dies betrifft
die Darstellung von Variablen und die von ganzen Zahlen. Wie aus Abbildung 7.2 hervorgeht,
mufR das Referenz-Feld nicht immer einen Zeiger enthalten, im Falle von ganzen Zahlen ent-
hélt es direkt deren Wert. Dadurch brauchen arithmetische Operationen (Beispiel Addition) kein
neues Objekt auf der Halde zu allozieren, sondern konnen ihre Ergebnisse direkt in Registern
zurickliefern.

Zum anderen funktioniert die Verlagerung der Marken in die Zeiger nur deshalb, weil sich der
Typ eines Knotens wéhrend der Laufzeit nicht mehr @ndern kann. So kann etwa ein Tupel ¢ nicht
mehr in eine Zahl mutieren; andernfalls mifiten alle Referenzen auf ¢ nun aktualisiert werden,
was nicht praktikabel ist. Der einzige Knotentyp, dessen Wert sich &ndern kann, ist eine Variable:
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Abbildung 7.2 Darstellung eines Tupels: oben mit markierten Objekten unten mit markierten
Zeigern.

/—— TUPLE

beim Binden wird aus einem VAR-Knoten ein REF-Knoten, was eine besondere Behandlung von
Variable-Knoten bedingt.

Wir werden in den Abschnitten 7.3.1 und 7.4 noch ausfiihrlich auf die beiden obigen Punkte
eingehen.

Insgesamt ergeben sich die folgenden Vor- und Nachteile von markierten Referenzen gegentiber
markierten Objekten, die wir hier nur kurz zusammenfassen wollen und im spateren noch vertie-
fen werden:

+ Reduzierter Speicherverbrauch, da das Typfeld in Objekten eingespart wird.

+ Weniger Speicherzugriffe, da der Typ bereits in den Registern vorliegt. Damit schnellerer
Typtest: Demaskieren statt Speicherzugriff.

+ Reduzierter Speicherverbrauch bei Integern (vgl. Abschnitt 7.3.1).

4 Kirzere Referenzketten beim Binden von Variablen: Einfihren von REF-Zellen kann viel-
fach gespart werden (siehe Abschnitt 7.4).

— Dereferenzieren eines Zeigers ben6tigt Demaskieren des Typfeldes.
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— Verringerung des verwendbaren Adressraumes.
— Verringerung des Wertebereichs flir ganze Zahlen.

— Darstellung und Binden von Variablen wird komplexer (siehe Abschnitt 7.4).

7.2.1 Wahl und Darstellung der Marken

Die Performanz vieler hdufig verwendeter zentraler Operationen der Maschine, wie das Dere-
ferenzieren, Typtesten, Maskieren und Demaskieren von Referenzen, hdngen entscheidend von
der Wahl der Représentation markierter Referenzen ab, so daB3 deren geschickte Implementie-
rung einen wichtigen Beitrag zur Gesamteffizienz des Systems leistet. Gudeman [Gud93] gibt
einen guten Uberblick Gber die Techniken, die hier zur Anwendung kommen kénnen. Wir wer-
den in diesem Abschnitt die Implementierung solcher markierter Referenzen genauer darstellen.
Dabei wird nicht wie bisher lediglich auf die fur die Darstellung der vereinfachten Teilsprache
L benétigten Datenstrukturen eingegangen, sondern wir wollen vielmehr anhand aller fur die
Implementierung von Mozart benétigten Objekte, auf die Anforderungen einer konkreten Imple-
mentierung eingehen.

Auf 32 Bit Architekturen bietet es sich an, ein Maschinenwort zur Darstellung von markierten
Referenzen zu wahlen (was dem C++ Datentyp int entspricht). Auch auf 64-bittigen Architek-
turen wurde in Mozart eine Darstellung von markierten Referenzen (iber 32 Bit breite Speicher-
zellen verwandt: ein Ruckgriff auf 64 Bit wirde zwar den zur Verfugung stehenden Adreraum
erhdhen (der wie weiter unten beschrieben in Oz bei 32 Bit bei immerhin 1 GB liegt) aber gleich-
zeitig eine Verdopplung des Speicherverbrauchs jeder Anwendung nach sich ziehen.

Fur die Darstellung der Marke werden, wie weiter unten beschrieben, 4 Bit benétigt. Somit blei-
ben 28 Bit flir das Referenz-Feld. Da moderne Prozessoren in der Regel schneller auf die unteren
Bits eines Wortes zugreifen kénnen [Gud93], wird die Marke in den niederwertigen Bits unter-
gebracht.

Die Erzeugung einer markierten Referenz aus einem Zeiger und der Marke benétigt zwei Zyklen
(ein Shift um 4 nach Links und ein logisches Oder). Dagegen benétigt das Beschaffen der Marke
(logisches Und) oder des Zeigers (Shift nach Rechts) je nur einen Zyklus.

Beim Erzeugen einer markierten Referenz ist allerdings folgendes zu beachten: auf vielen Ar-
chitekturen (z.B. MIPS, Power-PC, HPPA, Alpha) beginnt die Basisadresse des Datensegments
eines Prozesses nicht bei der Adresse 0. Hier sind einige der hoherwertigen Bits einer Adres-
se immer gesetzt (z.B. Bit 29 bei MIPS); zum Teil kann die Basisadresse des Datensegments
auch durch Optionen des Binders beeinfluit werden. Das bedeutet, dafl durch das Verschieben
des Zeigers nach Links unter Umsténden signifikante Bits einer Adresse eliminiert werden. Da-
her mul3 auf diesen Plattformen bei der inversen Operation auch noch die Basisadresse wieder
hinzugeflgt werden, was in der Regel ein oder zwei zusétzliche Zyklen kostet.

7.2.2 Das Tag-Schema von Mozart

Tabelle 7.3 zeigt das Schema flir markierte Referenzen von Mozart. Mit einer Ausnahme ent-
halten die Wertefelder stets Zeiger auf verschiedene Objekte. Lediglich fur kleine ganze Zahlen
(InT) wird der Wert gleich im Wertefeld abgelegt, sofern 28 Bit ausreichen. Sonst wird auf eine
Darstellung als Zahl mit beliebiger Stelligkeit Ubergegangen (vgl. Abschnitt 7.3.1).
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Tabelle 7.3 Das Tag-Schema von Mozart 3.0

Marke | Bitmuster | Beschreibung

UVAR 0001 Variable ohne Suspensionsliste

CVAR 0101 Variable mit Suspensionsliste oder Constraints
INT 0110 kleine ganze Zahl

FLOAT 1011 FlieRkomma Zahl

LIST 0010 Liste

REC 0011 Tupel/Record

LIT 1111 Literal

OTHER 1010 Sonstige (Zelle, Prozedur, Thread, etc.)

GCTAG 1101 Marke fir Speicherbereinigung
REF XX00 Gebundene Variable (= Referenz)

Zusammenfassung von Objekten

Obgleich in 4 Bit prinzipiell 16 verschiedene Marken dargestellt werden konnen, reicht dies
fiir Mozart nicht aus. Daher wurden verschiedene Objekte unter einer speziellen Marke OTHER
zusammengefalt. Hier verweist das Wertefeld auf ein Objekt das selbst wieder eine eigene se-
kundare Marke zur weiteren Unterscheidung enthélt. Der Test auf Gleichheit wird dadurch nicht
negativ beeinfluBt, da die Gleichheit fast aller dieser Objekte tber ihre Lage im Speicher defi-
niert ist. Ein Typtest fur diese Objekte muR allerdings zweistufig erfolgen und ist somit teurer
als fur andere Werte, so daf hier nur Objekte verwandt wurden, fur die dies weniger kritisch ist.
Beispielsweise werden Prozeduren so dargestellt: die mit Abstand haufigste Operation auf Pro-
zeduren, die einen Typtest verlangt, ist die Applikation. Diese Tests kdnnen aber wie in Kapitel 4
beschrieben in der Regel durch verschiedene Optimierungstechniken eliminiert werden.

Speicherbereinigung

Um Zyklen zu erkennen und damit Objekte nicht zweimal kopiert werden, missen bei der
Speicherbereinigung Objekte die bereits abgearbeitet wurden, speziell markiert werden. Hierzu
wird oft ein eigenes Bit innerhalb eines Wortes verwandt. Dies bedeutet aber, daR sich dadurch
der AdreRbereich und damit die maximale GroRe der Halde halbiert. Fir Mozart hieRe das (bei 4
Bit fiir die Marke und 1 Bit fiir die Speicherbereinigung), daR die GroRe der Halde auf 227 = 128
MB beschrankt ware. Dies ist eindeutig zu wenig flr viele Anwendungen insbesondere im Be-
reich des Constraintlosens. Daher gingen wir in Mozart dazu (ber, statt eines speziellen Bits fir
die Speicherbereinigung lediglich eine eigene Marke GCTAG zu verwenden. Das bedeutet dann
allerdings, daf der Test auf Gesetztheit der Marke geringfuigig teurer wird, wahrend das Demas-
kieren in der Regel keine Extrakosten verursacht.
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7.2.3 Wahl der Marken

Die Wahl der Marken, das heift die Zuordnung der verschiedenen Bitmuster zu den einzelnen
Objekten wurde mit Bedacht gewdhlt, um die Kosten flir Typtests, Dereferenzierung und De-
maskierung zu minimieren. Hier wurde davon ausgegangen, dal3 auf modernen Prozessoren sehr
billig (d.h. in einem Maschinenzyklus) festgestellt werden kann, ob eine bestimmte Menge von
Bits innerhalb eines Wortes nicht gesetzt ist.

Listen

Wie in Abschnitt 4.3.4 ausgefuhrt, werden Tupel, die Listen darstellen, unter Verwendung einer
eigenen Marke LIST gesondert reprasentiert.

Ublicherweise muR fiir einen Typtest zuerst die Marke extrahiert werden, bevor der eigentliche
Vergleich erfolgen kann. Fir die besonders haufig verwandten Listen wurde das Bitmuster 0010
gewahlt. So kann in einem Schritt ohne Demaskierung getestet werden, ob es sich um eine Liste
handelt; das gilt genau dann, wenn ein bitweises logisches Und mit der Maske 11...1101 den
Wert 0 ergibt.

Variablen

Wir werden in Abschnitt 7.4 auf die Darstellung von Variablen genauer eingehen. Dort werden
wir sehen, daB es in Mozart zwei Arten der Darstellung fur Variablen gibt, die mit den Marken
UVAR und CVAR versehen sind. Um nun zu Testen, ob es sich bei einer markierten Referenz um
eine Variable handelt, muf? nicht nacheinander auf UvAR und dann auf CVAR getestet werden. Die
Bitmuster dieser Marken wurden so gewahlt, dal sie die einzigen sind, deren zweites Bit nicht
gesetzt ist (das gilt zwar auch flir GCTAG und REF, erstere wird aber nur temporar wéhrend der
Speicherbereinigung verwandt; eine REF Zelle kann auch nicht vorliegen, da vor einem Typtest
stets dereferenziert werden muR). So kann ohne Demaskieren in einem Zyklus auf das Vorhan-
densein einer Variable getestet werden: analog zu Listen gilt dies genau dann, wenn ein logisches
Und mit 00...0010 wieder O ergibt.

Da die Variablen, die am hdufigsten verwandt werden, vom Typ UVAR sind, wurde auch deren
Typtest optimiert. Ihr Bitmuster wurde analog zu dem fir Listen so gewahlt, dafl nur ein Bit
darin gesetzt ist, so daf ein logisches Und mit 11...0111 genau in diesem Fall O liefert.

Referenzen und Dereferenzieren

Besonderes Augenmerk wurde auf die effiziente Darstellung von gebundenen Variablen (REF-
Zellen) und damit auch auf die Dereferenzierungs-Operation gelegt. Zunachst wurde sicherge-
stellt, daB alle Objekte, die von der Halde alloziert werden, an Wortgrenzen ausgerichtet sind.
Dies ist auf RISC Maschinen in der Regel ohnehin zwingend vorgeschrieben [KH92, SPA92,
MSS91] und auch fur die Intel Prozessoren wird dies aus Performanzgriinden empfohlen [Int90].
Da ein Wort mindestens 32 Bit = 4 Byte grof ist, bedeutet das, daB die beiden niederwertigen
Bits aller Zeiger in die Halde auf 0 gesetzt sind.

Bei der Wahl der Marken fiir alle nicht-REF Zellen wurde darauf geachtet, dall mindestens eines
der beiden unteren Bits verschieden von o0 ist. Dadurch brauchte die Marke REF nicht mehr ex-
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plizit représentiert zu werden: das Erzeugen einer REF-Zelle aus einem Haldenzeiger p geschieht
dann ohne weitere Schiebeoperationen, indem p selbst direkt als markierte Referenz interpretiert
wird. Eine REF-Zelle liegt also genau dann vor, wenn die beiden unteren Bits den Wert 0 ha-
ben (was wie oben beschrieben in einem Zyklus zu testen ist). Die haufig verwandte Operation
des Dereferenzierens, die jedem lesenden Zugriff auf eine markierte Referenz vorausgehen muR,
konnte somit ohne Demaskierungs- und Schiebeoperationen realisiert werden.

7.2.4 VergroRerung des Adrelsraums

Bei einer Breite der Marken von 4 Bit bleiben fiir das Wertefeld noch 28 Bit, womit sich die
maximal adressierbare GroRe der Halde zu 22% = 256 MB errechnet, ein Wert der unter heutigen
Gesichtspunkten je nach Anwendung mitunter nicht ausreicht.?

Man kann den verfugbaren Adrelraum allerdings vergréRern, indem man sich die Tatsache zu
Nutze macht, da® mit Ausnahme von ganzen Zahlen alle anderen Wertefelder Zeiger enthalten.
Da diese Zeiger an Wortgrenzen ausgerichtet sind, sind deren beiden niederwertige Bits stets 0.
Diese Information braucht also nicht abgespeichert zu werden. Beim Erzeugen einer markierten
Referenz aus einem Zeiger p braucht dieser also nicht um 4 sondern lediglich um 2 Bit nach links
verschoben zu werden, danach werden die unteren beiden Nullen durch die oberen beiden Bits
der Marke uberschrieben.

Dies erzeugt keine Mehrkosten. Auch mul3 das Beschaffen der Marke nicht modifiziert werden.
Lediglich das Beschaffen des Zeigers mul} angepalt werden: nach dem Schieben um 2 nach
rechts mussen die unteren beiden Bits noch auf 0 gesetzt werden, was Mehrkosten von einem
Maschinenzyklus verursacht. Die Marken fur Listen, Records und die h&ufigen UvAR-Variablen
wurden nun so gewahlt, dal die beiden oberen Bits nicht gesetzt sind. Somit braucht die An-
nullierung der beiden niederwertigen Bits in den Zeigern fur diese besonders haufig verwandten
Datenstrukturen nicht vorgenommen zu werden, so daf3 auch hier keine Mehrkosten entstehen.

Durch diese Malinahme vervierfacht sich der zur Verfiigung stehende AdrefRraum auf nun 1 GB.

Ein weiterer Vorteil ergibt sich fur Plattformen, bei denen wie weiter oben beschrieben die Halde
nicht bei der Adresse 0 beginnt: beim Beschaffen des Referenz-Teils einer markierten Referenz
kann auf das Restaurieren der oberen Bits der Haldenadresse dann verzichtet werden, wenn die
beiden hdchstwertigen Bits in der Startadresse der Halde nicht gesetzt sind. Dies ist fiir alle von
Mozart unterstiitzten Plattformen mit Ausnahme von HPPA der Fall.

7.3 Darstellung der Werte

Wir wollen in diesem Abschnitt auf die Darstellung der verschiedenen Werte von L in der Ma-
schine eingehen. Da es sich bei L um eine Teilsprache von Oz handelt, kann bei L fur bestimmte
Werte eine gegeniber vollem Oz vereinfachte Darstellung gewéhlt werden. Mdglich ist dies, da
L zum einen keine tiefen Wdchter unterstiitzt: in vollem Oz missen viele Werte noch eine Refe-
renz auf den Berechnungsraum tragen, in dem sie erzeugt wurden: bei Variablen ist dies nétig, um
Subsumption testen zu kénnen; viele andere Werte bendtigen einen solchen Zeiger, damit beim
Kopieren in Zusammenhang mit der Suche entschieden werden kann, ob eine Kopie angefertigt
werden mul} [Sch99]. Eine weitere Vereinfachung flr L besteht darin, da L weniger Werte als

231CStus Prolog verliert sogar 5 Bit [Car91], was den AdreRbereich auf 128 MB einschrankt.
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Oz enthdlt und somit auf die Einfuhrung von sekunddren Marken uber die priméare Marke OTHER
(vgl. Abschnitt 7.2.1) verzichtet werden kann. Fir die Werte von L werden wir daher im folgen-
den die konkrete Darstellung in der Implementierung von Mozart beschreiben und werden kurz
auf mogliche optimierte Darstellungen im Zusammenhang mit L eingehen.

7.3.1 Zahlen

Die Darstellung von ganzen Zahlen in einer markierten Referenz erfolgt unter Verwendung der
Marke INT. Der Referenzteil enthélt hier als einzige Ausnahme keinen Zeiger sondern direkt den
Wert der Zahl. Die Zahl 4711 wird also wie folgt dargestellt:

4711 I NT

Fur die Darstellung der Zahl im Referenzteil kénnte man nun etwa ein eigenes Bit fur das Vor-
zeichen vorsehen und im Rest den Betrag der Zahl darstellen. Wir wahlen dagegen direkt die ib-
liche Zweierkomplement-Darstellung im Referenzteil. Das hat verschiedene Vorteile: einerseits
kann der Wert der Zahl sehr einfach durch einen arithmetischen Rechtsshift (im Gegensatz zum
logischen Rechtsshift werden hier filhrende Einsen nachgezogen) beschafft werden. Auch die
inverse Operation kommt mit einem Linksshift und der Addition der Marke INT aus. Bestimmte
arithmetische Operationen wie etwa die Vergleichsoperationen kommen gar ganz ohne explizites
Beschaffen der Ganzzahl-Werte zweier markierter Referenzen aus: hier kann man direkt zwei
markierte Referenzen als Zahlen interpretieren und miteinander vergleichen.

Grol3e ganze Zahlen

Dadurch, daR man Teile eines Wortes fiir die Marken verwenden muR, reduziert sich der bereits
ohnehin endlich beschrankte darstellbare Zahlbereich noch weiter. Mozart erlaubt dem Benut-
zer daher die Verwendung beliebig groBer ganzer Zahlen. Dazu verwendet die Implementierung
zwei unterschiedliche interne Représentationen fiir ganze Zahlen, die fur den Benutzer véllig
transparent ist. Reicht zur Darstellung einer Zahl n der verfugbare Wertebereich nicht aus, so
wird diese als groRe Zahl unter Verwendung der sekundéren Marke BIGINT dargestellt:

OTHER

/

-

GMP
BIGINT

Der Referenzteil zeigt dabei auf ein Objekt, das die Zahl n darstellt. Fur die Darstellung und die
Implementierung der arithmetischen Operationen, haben wir in Mozart hierzu auf ein vorhande-
nes Paket, die GNU MP-Bibliothek [Gra93], zurtickgegriffen.

Die Einflihrung von beliebig groflen ganzen Zahlen, bedeutet nun aber, daf? nach fast jeder arith-
metischen Operation gepruft werden muR, welche Darstellung fiir das Ergebnis gewéhlt werden
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muf3, wodurch fast jede dieser Operationen verlangsamt wird, obgleich in der Praxis nur recht
selten groRe Zahlen wirklich benétigt werden. Dieser Mehraufwand macht sich allerdings bei
einem Emulator nur wenig bemerkbar.

FlieRkommazahlen

Neben ganzen Zahlen erlaubt Mozart auch die Verwendung von FlieBkommazahlen:

— FLOAT
-

-

Der Zeigerteil verweist auf die maschineninterne Darstellung von FlieRkommazahlen, die tbli-
cherweise zwei Worte verwendet. Wahrend bei arithmetischen Operationen auf (kleinen) ganzen
Zahlen keinerlei Haldenspeicher fiir das Ergebnis alloziert werden muB, da diese in einem Ma-
schinenwort samt Marke dargestellt werden kénnen, mul} dagegen fir FlieRkommazahlen stets
ein Doppelwort alloziert werden.

Prinzipiell wére auch hier eine Einschrankung von FlieBkommazahlen auf eine Lange von 28
Bit denkbar (wie dies etwa auch bei Aquarius Prolog geschehen ist). Allerdings erwartet der
Benutzer eine Implementierung der FlieRkommaarithmetik, die dem IEEE Standard entspricht,
so daR diese Mdglichkeit ausscheidet.

Somit bedeutet die Verwendung von FlieBkommazahlen in Oz auch immer eine deutliche Erho-
hung des Speicherbedarfs. Statisch getypte Sprachen sind hier deutlich im Vorteil: wéhrend in
0z Zwischenergebnisse stets auf die Halde kommen und die L-Register nur Referenzen darauf
aufnehmen, kann man in getypten Sprachen erkennen, daB eine Variable eine FlieBkommazahl
aufnimmt und entsprechend eine sogenannte ,,ungeboxte “ Darstellung wahlen [Ler97].

Obwohl statisch getypte Sprachen bei der Verwendung von FlieRkommazahlen, wie oben dis-
kutiert, deutlich im Vorteil sein miten, wird dies in der Praxis nicht unbedingt bestatigt: wie
wir in den Abschnitten 10.7.2 und 10.7.6 sehen werden, kénnen beispielsweise die ML Imple-
mentierungen (Ausnahme ist lediglich SML/NJ) FlieBkommazahlen offensichtlich nur selten in
Registern halten, sondern allokieren diese oft neu auf der Halde. So steigt auch hier der Speicher-
verbrauch sofort drastisch an, wenn von ganzzahliger auf FlieRkomma-Arithmetik tibergegangen
wird.

7.3.2 Literale

Oz bietet neben Namen (= Konstruktoren in L) auch Atome (= Zeichenketten). Beide zusammen
werden als Literale bezeichnet.

Die Operation, die am héufigsten auf Atome und Namen angewandt wird, ist der Vergleich mit
einem anderen Wert. Daher verwenden Atome und Namen unter Verwendung einer gemeinsa-
men Marke LIT dargestellt. Zur Unterscheidung in Namen und Atome wird dann noch ein Bit
innerhalb der diese Werte reprasentierenden Objekte vorgesehen. Atome werden in der Atom-
tabelle verwaltet, die Zeichenketten auf die unten beschriebene interne Darstellung abbildet, so
daB zwei gleiche Zeichenketten stets durch denselben Atomknoten dargestellt werden. Somit
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kénnen Literale einfach auf Gleichheit verglichen werden: es reicht ein Vergleich der beiden
markierten Referenzen, die Inhalte der zugehérigen Strukturen missen nicht weiter betrachtet
werden. Allerdings wird dadurch die (in der Praxis seltene) dynamische Erzeugung von Atomen
(wie dies in Mozart etwa durch die Konkatenation der Zeichenketten zweier Atome mdglich ist),
entsprechend teurer, da erst ein neuer Eintrag in der Atomtabelle erzeugt werden muR.

Namen

In Mozart werden Namen wie folgt dargestellt:

/———— LIT
hone JQ B

Das erste Wort enthalt neben dem Bit, das hier mit dem Wert 0 anzeigt, daB es sich um einen Na-
men handelt, noch einen Zeiger home auf den erzeugenden Berechnungsraum. Das Feld id enthalt
eine eindeutige Zahl, die zum Hashen in Zusammenhang mit Records benétigt wird [Meh99]:
zum Hashen kann nicht die Adresse des Namens in der Halde verwandt werden, da dieser sich ja
durch die Speicherbereinigung verédndern kann.

Auf das home-Feld kann im flachen Oz verzichtet werden.

Atome

Analog reicht fir Atome neben dem Bit, das anzeigt, dal es sich um ein Atom handelt, ein Zeiger
auf die Zeichenkette des Atoms:

"abc"

— LIT
-

‘

\ 1

Durch die gemeinsame Verwendung der Marke LIT wird die explizite Unterscheidung in Literale
und Atome teurer. Dies kommt aber selten vor: bei Atomen praktisch nur, wenn die Zeichenkette
betrachtet wird, was etwa beim Ausdrucken der Fall ist.

7.3.3 Zellen

Zellen werden in Mozart als Objekte mit sekundarer Marke dargestellt:

— OTHER
-

hone JCELL

cont ent
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Neben dem obligatorischen home-Zeiger reicht hier ein weiteres Wort content fur den Inhalt der
Zelle, was wieder selbst eine markierte Referenz ist.

In L kénnen das home-Feld und die sekundére Marke wegfallen, so daR hier also lediglich das Feld
content zur Darstellung einer Zelle ausreicht. Diese Einsparung kénnte man auch in Mozart er-
reichen, wenn man eine eigene Marke fir solche Zellen einfiihren wiirde, die auf Toplevel erzeugt
wurden. Diese Optimierung wurde aber bewuft nicht vorgenommen, da Zellen in der Praxis eine
nur untergeordnete Rolle spielen. So werden Zellen zwar zur Konstruktion von Objekten, Locks
und den Datentypen Array und Dictionary bendétigt; allerdings verwendet die Maschine fur die-
se Datentypen eigene spezielle Datenstrukturen [Hen97, Meh99], so dal} eigentliche Zellen nur
extrem selten verwandt werden.

7.3.4 Tupel

Bei der Darstellung von Tupeln und Listen (vgl. Abschnitt 4.3.4) folgt Mozart im wesentlichen
dem Vorbild der WAM.

Abbildung 7.3 Darstellung von £ (5, [1,2]) im Speicher

d—— \REC\

g T 1 | NT
2 = LI ST

5 | NT 2 | NT
\ LI ST "nil" LT

Abbildung 7.3 zeigt die Darstellung des Tupels £(5,[1,21) im Speicher. Fur die Darstellung
eines Listenelementes (markiert mit LIST) reichen wie rechts im Bild zu sehen wie in der WAM
zwei Worte aus. Dagegen bendtigen andere n-stellige Tupel wie links im Bild zu sehen n + 2
Worte: je ein Wort fiir die Marke und die Aritat und fur jedes Argument ein eigenes Wort. Refe-
renzen auf Tupel werden in Mozart mit REC markiert, da es sich bei Tupeln um einen Sonderfall
der dort verwandten Records [ST94, RMS96] handelt.

Die WAM verwendet fiir Marke und Aritét nicht jeweils ein eigenes Wort, sondern legt beide
Informationen zusammen in einem einzigen Maschinenwort ab. Das bedeutet neben komplexeren
Zugriffsfunktionen vor allem auch eine Einschrankung, was die maximale Aritat eines Tupels
angeht. So erlauben sowohl Sicstus Prolog als auch Quintus Prolog nur maximal 256 Argumente
pro Tupel. Anderseits wird durch die kompaktere Darstellung bei der Unifikation lediglich ein
Test zum Vergleich von Marke und Aritat benétigt. Da nun Tupel in diesen Sprachen oft die
Funktion von (einmal schreibbaren) Feldern in imperativen Sprachen (ibernehmen, schien uns
diese Restriktion zu streng, so daB wir an dem etwas mehr Speicherplatz benétigenden Modell
festgehalten haben.

Abbildung 7.4 zeigt eine weitere Alternative zur Darstellung von Tupeln, die diesen Nachteil
wettmachen kann: es wird (ahnlich wie bei Atomen) sichergestellt, daf ein Paar aus Aritat und
Marke stets eindeutig im Speicher dargestellt wird, so daf3 alle Tupel, die sowohl in Marke als
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Abbildung 7.4 Sharing von Marke und Aritét der beiden Tupel £(5,2) und £ (b,3)

5 I NT
"a’ LT —— f LT
2
" LT
3 | NT

auch Aritat Gbereinstimmen, sich eine Speicherstruktur teilen. Hierbei handelt es sich um die
gleiche Idee, die auch bei der effizienten Implementierung von Records [RMS96, Meh99] zur
Anwendung kommt. Die Vorteile sind hierbei: Speicherplatzersparnis von einem Wort und damit
effizienterer Vergleich auf Gleichheit von Marke und Aritét in einem Schritt. Die Nachteile: je
ein zusatzlicher Speicherzugriff bei Zugriff auf Marke oder Aritat und Mehrkosten beim dynami-
schen Erzeugen von Tupeln, wenn Marke oder Aritét statisch nicht bekannt sind (was allerdings
selten vorkommt).

7.3.5 Funktionen

Abbildung 7.5 Darstellung einer Prozedur in Mozart

/— OTHER

hone JPROC‘
PC
S« arity
file
EFTREEEEE
Code

Zur Darstellung von Funktionen in L wird mindestens bendtigt: die Aritat, ein Verweis auf den
Maschinencode und ein Verweis auf die G-Register. In Mozart wird dariiber hinaus noch eine
ganze Reihe weiterer Informationen fiir Funktionen vorgehalten (vgl. Abbildung 7.5): neben dem
obligatorischen home-Zeiger sind das eine ganze Reihe weiterer Werte, die vorwiegend fur das



156 KAPITEL 7. DER SPEICHER

Debugging bendtigt werden, wie zum Beispiel der Printname der Funktion, die Datei samt Zei-
le, in der diese definiert wurde, etc. Daher wird bei der Darstellung einer Funktionsdefinition
in einen dynamischen (die G-Register) und einen statischen Teil unterschieden, wobei nur der
dynamische Teil bei jeder Ausflihrung einer Funktiondefinition neu erzeugt werden muf3. Neben
dem Maschinencode liegen auch alle diese Zusatzinformationen im statischen Teil, so daB beim
Ausflhren einer Funktiondefinition dadurch kein Nachteil entsteht. Zudem ist der Speicherbedarf
der Zusatzinformationen unbedeutend im Vergleich zur Grélie des Codes.

Funktionen verwenden wie Zellen eine sekundare Marke zur Identifikation ihres Typs. Dies er-
hoht die Kosten fur den Typtest. Allerdings kann in vielen Féllen mit den in Kapitel 4 vorge-
stellten Techniken bei der Applikation ein Typtest vermieden werden, so daB lediglich bei den
wirklichen higher-order Verwendungen von Funktionen Mehrkosten entstehen.

7.4 Variablen

Wir werden im folgenden die Darstellung von Variablen in Mozart betrachten. Wir gehen dabei
wie folgt vor:

e Abschnitt 7.4.1 geht auf die Problematik des Bindens von Variablen ein, wenn die Halde
mehrere Referenzen auf die gleiche Variable enthélt.

e Abschnitt 7.4.2 zeigt, daB durch Einflihrung von markierten Referenzen eine Variable beim
Binden an eine Nicht-Variable voéllig verschwinden kann.

e Abschnitt 7.4.3 zeigt, daB durch Aufsplittung einer Variable in einen Kopf und einen
Rumpf, der Rumpf nach Binden freigegeben werden kann.

e Abschnitt 7.4.4 legt dar, daB die Argumente von Tupeln auch direkt VAR-Zellen enthalten
konnen.

e Abschnitt 7.4.5 geht auf die Problematik von Kellervariablen ein.

e In Abschnitt 7.4.6 zeigen wir, daf’ in Mozart durch eine optimierte Darstellung von Varia-
blen ohne Suspensionsliste deutlich Speicher und Laufzeit eingespart werden kénnen.

e Abschnitt 7.4.7 vergleicht die Darstellung von Variablen in Mozart mit der in der WAM.

e Abschnitt 7.4.8 gibt mogliche Optimierungen zur Darstellung von Variablen fur die flache
Teilsprache L an.

7.4.1 Binden von Variablen

Wie bereits eingangs erwéhnt, mu durch die Einflhrung von markierten Referenzen statt mar-
kierter Objekte das Binden von Variablen besonders behandelt werden, da Variablen die einzigen
Halden-Zellen sind, deren Marke sich andern kann.

Abbildung 7.6 zeigt eines Situation, bei der die Halde mehrere Referenzen auf eine Variable
enthdlt. Wird diese Variable nun zum Beispiel an eine Zahl gebunden, so sind unterschiedliche
Vorgehensweisen maglich. So kénnte man etwa alle diese VAR-Zellen andern. Dies ist allerdings
nicht ohne grofRen Aufwand (entweder in Speicherplatz oder Laufzeit) zu realisieren.
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Abbildung 7.6 Mehrere Referenzen auf dieselbe Variable

— VAR

/

Variable-
Struktur

I VAR

Eine andere Mdglichkeit ware die, in der Variable-Struktur mittels REF zu vermerken, ob die
Variable gebunden ist. Trifft man dann beim Dereferenzieren auf eine VAR-Zelle, so folgt man
dem Zeiger auf die Variable-Struktur, prift dort, ob diese gebunden ist und fahrt gegebenenfalls
weiter so fort. Dies verteuert aber die haufig verwandte Dereferenzierungsoperation deutlich, da
neben dem Test auf VAR jeweils noch das Nachschauen in der Variable-Struktur benétigt wird.

Abbildung 7.7 zeigt eine Darstellung, die diesen Nachteil nicht hat. Die Idee dabei ist, da® man
die Marke VAR bei Variablen gerade nicht aus dem Objekt herauslagert, sondern in der Variable
selbst belalt. Verweise auf die Variable sind dann alle mit REF markiert. Dies fihrt zu folgender
Invariante:

Invariante 1 Zu jeder Variablen gibt es genau eine Speicherzelle auf der Halde, die mit VAR
markiert ist.

Die Einhaltung der Invariante im allgemeinen ist nun leichter, als es auf den ersten Blick scheinen
mag, da Werte in der Regel ohne weitere Dereferenzierungsschritte in der Maschine weiterge-
reicht werden. Da die Identitat einer Variable durch die Lage in der Halde und nicht durch den
Inhalt dieser Haldenzelle definiert ist, muf sichergestellt werden, da niemals der Inhalt einer
Variablen-Zelle an eine andere Stelle kopiert wird. Dazu wird sichergestellt, daR Register nie
Variablen, sondern nur REF-Zellen enthalten kénnen:

Abbildung 7.7 Mehrere Referenzen auf dieselbe Variable unter Verwendung von REF-Zellen

— REF
— REF
VAR
Variable-
Struktur
— REF
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e Beim Erzeugen einer neuen Variable mittels newVar R auf der Halde eine neue variable-
Struktur mit vAR-Zelle alloziert. In das zugehdrige Register R wird nur eine REF-Zelle auf
diese Variable abgelegt.

e Anders als beim Binden einer Variable an eine Nichtvariable (vgl. Abschnitt 7.4.2), muR
bei der Unifikation zweier Variablen eine der beiden zu einer REF-Zelle gedndert werden:

‘ VAR | — ‘ REF

‘ VAR VAR

Dies sind bereits alle Stellen, die zur Einhaltung der Invariante zu berlicksichtigen sind. Eine
einzige weitere Stelle kommt in Betracht, wenn man vAR-Zellen direkt in Argumentposition von
Tupeln erlaubt. Wir kommen darauf in Abschnitt 7.4.4 zurlick.

7.4.2 Binden an Nicht-Variablen

Man beachte, dal} nur beim Binden zweier Variablen aneinander eine neue REF-Zelle entsteht.
Wenn eine Variable dagegen mit einer Nicht-Variable unifiziert wird, kann die Variable-Zelle
direkt mit dem Inhalt der anderen Zelle tiberschrieben werden. So wird in folgendem Beispiel, bei
der Unifikation mit einer Zahl, die Variable-Zelle mit dem Inhalt der Zahl-Zelle Gberschrieben:

‘ VAR 5 I NT

= —

5 ‘INT‘

5 ‘INT‘

Nach der Unifikation kann nicht mehr erkannt werden, dal3 die Zahl-Zelle urspriinglich eine
Variable enthielt. Dies ist eine wichtige Eigenschaft, die durch die Einfihrung markierter Refe-
renzen bewirkt wird. Bei der Darstellung iber markierte Objekte mul3 dagegen stets eine neue
REF-Zelle eingefihrt werden. Obiges Beispiel wiirde also bei Darstellung iber markierte Objek-

te wie folgt aussehen:
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7.4.3 Aufsplittung

Nach dem Binden einer Variablen (auBerhalb eines Wéchters) wird von der Variable-Struktur
nur noch die zuvor mit VAR markierte Zelle benétigt. Der Rest der Struktur kann freigegeben
und wiederverwandt werden. Wir splitten daher die Darstellung einer Variable in einen Kopf und
einen Rumpf auf:

d/ ] s ]
~

5 ‘INT‘ ‘ 5 ‘INT‘

Beim Binden kann dann der Rumpf freigegeben und Uber die Freispeicherliste wiederverwandt
werden, da ja alle Verweise auf die Variable auf deren Kopf und nie direkt auf deren Rumpf
zeigen.

7.4.4 Variablen in Argumenten von Tupeln

Kommt eine Variable in einem Argument eines Tupels vor, dann wird, wie bisher beschrieben,
zunéchst eine neue Variable auf der Halde erzeugt und dann eine Referenz darauf im entspre-
chenden Argument des Tupels eingetragen, so dal folgende Situation entsteht:

| REC |
C+J"f"z juT d/ | VAR |

5 I NT
REF

Mit der Einflihrung markierter Referenzen, ist es aber sinnvoller, den Kopf der Variablen direkt
im Argument des Tupels selbst abzulegen:
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=]

e ‘LIT

VAR

Dadurch spart man Speicher (und damit auch Laufzeit) fur die separate Allokation der Variablen.
Zudem verschwindet beim Binden dieser Variablen jeder Hinweis auf ihre Existenz; in der bis-
herigen Variante waren hier in Argumentposition REF-Zellen zurlickgeblieben, die erst bei der
Speicherbereinigung beseitigt werden kénnen.

Damit die Maschine direkt in Argumentposition Variablen erzeugen kann, muR eine neue In-
struktion setVarArg eingefiihrt werden:

setVarArg R
Erzeugt in dem Argument eines Tupels, auf den der Argumentzeiger ap verweist, eine
neue Variable-Zelle. Im Register R wird eine REF-Zelle abgelegt, die auf dieses Argument
verweist. Anschlielend wird ap inkrementiert.

Analog dazu muf? auch die duale Instruktion getVarArg fir die Lese-/Schreibunifikation (die im
Verbund mit unifyArg und moveArg eingesetzt wird, vgl. Abschnitt 4.3.2) definiert werden:

getVarArg R
Wenn mode den Wert write hat, arbeitet die Instruktion genau wie setVarArg. Andernfalls
wird das Argument, auf das ap verweist, in R geladen: handelt es sich dabei um eine
Variable-Zelle, wird zuerst in R eine REF-Zelle darauf erzeugt.

Hier ist also zu beachten, daB Invariante 1 erhalten bleibt. Dazu muf® beim Laden eines Argu-
mentes eines Tupels nun zusatzlich geprift werden, ob es sich um eine VAR-Zelle handelt und
daher gegebenenfalls zuerst eine REF-Zelle erzeugt wird.

7.45 Kellervariablen

Das Erzeugen einer neuen VAR-Zelle fir lokale Bezeichner einer Funktion geschieht wie zuvor
beschrieben unter Verwendung der Instruktion newVar L,. Diese alloziert eine neue VAR-Zelle
auf der Halde und legt im Register L, eine REF-Zelle mit Referenz auf diese Variable ab. Auch
nach Binden von z (beispielsweise an eine Zahl) enthdlt L., immer noch diese REF Zelle, die fri-
hestens bei der Speicherbereinigung beseitigt werden kann. Auch der fiir die Variable allozierte
Speicherbereich kann erst wieder durch die Speicherbereinigung freigegeben werden.

Bei Mozart ist der Anteil dieser Kellervariablen besonders hoch, weil diese ja zur Realisierung
der Ausgabewerte von funktionalen Prozeduren erzeugt werden.

Die WAM geht beim Erzeugen neuer Variablen intelligenter vor: hier wiirde die VAR-Zelle fir
x direkt im L-Registersatz gespeichert, weshalb wir im folgenden von Kellervariablen sprechen
wollen. Man spart so (unter Umsténden nur kurzzeitig, siehe unten) die Allokation von Speicher
auf der Halde. Auch nach dem Binden von z sehen spatere Zugriffe auf = mittels L; nun keine
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REF-Zelle mehr, gerade so als hétte nie eine VAR-Zelle existiert. Somit entstehen in Oz mehr
Referenz-Ketten der Lénge 1 als in Prolog (vgl. auch Abschnitt 5.3).

Das Vorgehen der WAM bringt jedoch auch eine ganze Reihe von deutlichen Komplikationen
mit sich. Da die L-Register nach dem Verlassen einer Funktion auch wieder freigegeben werden,
muB sichergestellt werden, dall nach Deallokation der L-Register keine Referenzen mehr auf sol-
che Variablen existieren. In der WAM muR daher bei der Unifikation einer Halden-Variable mit
einer Keller-Variablen die Keller-Variable praferiert gebunden werden. Auch bei der Unifikati-
on zweier Keller-Variablen muf stets die zuletzt erzeugte an die dltere gebunden werden. Dies
macht es erforderlich, daf einfach festzustellen ist, ob eine Variable auf dem Keller oder der
Halde liegt; in Sicstus Prolog wurden daher zur Unterscheidung eigene Marken fiir Halden- und
Kellervariablen eingefiihrt [Car91]. Schlieflich wird auch der Compiler verkompliziert; das letz-
te Vorkommen einer Kellervariablen im Rumpf einer Funktion mu ndmlich gesondert behandelt
werden: besondere unsafe-Varianten der entsprechenden Maschineninstruktionen missen in der
WAM sicherstellen, dal3 eine dann noch nicht gebundene Kellervariable globalisiert, d.h.auf die
Halde kopiert wird (wodurch der Vorteil der Allokation im Keller wieder verloren geht).

In Oz kommt ein zusétzliche Komplikation durch die Nebenldufigkeit hinzu: werden zwei Kel-
lervariablen unifiziert, so kann es zu einer Referenz eines L-Registersatzes in einen anderen Satz
kommen, was nicht sein darf, da nicht sicher ist, welche L-Register zuerst dealloziert werden
wird, wenn diese in verschiedenen Threads liegen. In einem solchen Fall miite eine dritte Va-
riable auf der Halde erzeugt werden, an die dann die beiden Kellervariablen gebunden werden.

Wegen ihrer Komplexitat wurden in Mozart vergleichbare Techniken noch nicht integriert. Den-
noch ist es eine lohnende Investition, den Speicherverbrauch von Kellervariablen zu reduzie-
ren, wie Tabelle 10.12 auf Seite 205 verdeutlicht. Die Tabelle zeigt unter anderem den Anteil
der oben diskutierten Kellervariablen am Gesamtspeicherverbrauch verschiedener Applikatio-
nen. Hier liegt ein betrachtliches Einsparpotential, das bis zu einem Drittel des verbrauchten
Haldenspeichers betragen kann.

Auch hochperformante Systeme sind dazu ibergegangen, Variablen grundsatzlich nicht auf dem
Keller zu allozieren [VR90]. Bei Aquarius ist diese Entscheidung allerdings gut vertretbar, wenn
man sie im Zusammenhang mit anderen Optimierungen betrachtet, die bestimmte Falle mit den
Techniken der funktionalen Programmiersprachen bersetzen: so wird hier durch statische Ana-
lyse erkannt, welche Argumente einer Funktion als Ausgabeargumente dienen. Dann werden
beim Aufruf spezielle Varianten der Funktion angesprungen, so daf erst gar keine Variablen er-
zeugt werden missen.

7.4.6 Variablen in Mozart

Aus Optimierungsgriinden werden in Mozart Variablen auf zwei unterschiedliche Arten darge-
stellt.

Constraint-Variablen

In Mozart werden Variablen unter Verwendung der Marke CVAR (= Variablen mit Constraints,
naheres weiter unten) und einem Zeiger auf ein Objekt der C++-Klasse Variable dargestellt:
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— CVAR
\ /

/— suspli st

Die Klasse Variable enthdlt neben der Referenz home, die auf den die Variable erzeugenden
Berechnungsraum verweist, eine Referenz susplist auf die Suspensionsliste der Variable. Dabei
handelt es sich, wie in Abschnitt 3.7.1 auf Seite 54 bereits ausfiihrlich besprochen, um die Liste
derjenigen Threads, die auf die Variable suspendieren.

Durch Bildung von Unterklassen von vVariable kann die Maschine um weitere spezielle Arten
von Variablen erweitert werden, mit denen noch mehr Information assoziiert werden kann. Bei-
spiele fir solche Variablen sind Variablen tber endlichen Doménen (Finite Domains) [Wur98],
offenen Records [RMS96], endlichen Mengen, Lazy-Variablen (vgl. Abschnitt 5.7). Auch zur
Darstellung von Variablen im verteilten Oz wurde dieser Datentyp herangezogen [VHB T97].

Die Integration von Constraint-Variablen in die Maschine wurde generisch ausgelegt, so daf3 eine
Erweiterung um zuséatzliche Domanen sehr einfach vorgenommen werden kann: die Integration
einer neuen Art einer Constraint-Variable muB3 lediglich eigene Routinen zur Unifikation, zum
Binden, zum Wecken und zur Speicherbereinigung bereitstellen. Alle entsprechenden Stellen in
der Maschine wurden herausfaktorisiert und entsprechend modifiziert, so daf diese Routinen bei
Bedarf aufgerufen werden.

Variablen ohne Suspensionsliste

Wie bereits beschrieben, missen beim Binden einer Variable alle Threads in der Suspensionliste
geweckt werden. Ausgehend von der mit cvAR markierten Referenz muR dabei also im Detail fol-
gendes geschehen: zundchst mul der Zeiger auf die Variable-Struktur beschafft werden, danach
mul das Feld susplist aus dem Speicher geladen und anschlieRend getestet werden, ob es leer
ist. Das sind vergleichsweise teuere Operationen. Zudem ist das Binden einer Variable in Mo-
zart eine der haufigsten und zentralsten Operationen der Maschine, vor allem weil Mozart keine
echten Funktionen bietet, sondern diese durch das Erzeugen und Binden von Variablen realisiert
werden mussen. Zudem existieren nur sehr wenige Variablen mit nicht-leerer Suspensionliste.

Um das Binden zu Beschleunigen und um Speicher zu sparen (und damit auch das Erzeugen
einer Variable zu beschleunigen) verwendet Mozart fir Variablen mit leerer Suspensionsliste
eine spezielle Darstellung:

hone UVAR

Hier enthélt das Referenzfeld der mit UvAR (= unconstrained variable) markierten Referenz einen
direkten Verweis auf den erzeugenden home-Zeiger, so dal die Allokation einer separaten Struk-
tur fir den Rumpf der Variable entfallen kann. Diese Struktur wird erst dann alloziert, wenn der
(seltene) Fall eintritt, dal ein Thread auf eine solche Variable suspendiert: dann wird die Marke
der Haldenzelle direkt in CVAR gedndert, und der home-Zeiger wird durch einen Verweis auf die
gerade allozierte Struktur ersetzt.

Beim Binden einer uvAR muR nun die Suspensionliste nicht mehr betrachtet werden. In Mozart
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muf} noch gepriift werden, ob home gleich dem aktuellen Berechnungsraum ist, was in der Pra-
xis fast immer der Fall ist. Daher wird hier in Mozart weiter optimiert: alle UVAR Variablen, die
im gleichen Berechnungsraum erzeugt wurden sehen auch alle gleich aus, da ja sowohl Marke
(uvar) als auch Referenzteil (home) Ubereinstimmen; die Identitat dieser Variablen ist lediglich
durch die Lage in der Halde bestimmt (siehe unten). Daher verwendet die Maschine ein spezi-
elles Register curUVARPrototye, das gerade den Prototyp einer UVAR-Variablen des aktuellen
Berechnungsraumes enthalt. Dieses Register wird bei jeder Anderung des Berechnungsraumes
angepalt. Es wird zum einen beim Erzeugen einer neuen Variablen auf der Halde verwandt: ein
Wort wird auf der Halde alloziert und der Inhalt dieses Wortes wird auf den Wert von curUVAR-
Prototye gesetzt, so dal eine Shift- und Markierungsoperation entfallen kann. Zudem wird das
Binden unter Verwendung dieses Registers beschleunigt: wenn die zu bindende Variable dem In-
halt von curUVARPrototye entspricht, kann die entsprechende Speicherzelle direkt ohne weitere
Aktionen Uberschrieben werden. Das Binden einer Variable ist also in fast allen Fallen mit einem
einzigen Test (neben dem Dereferenzieren) verbunden.

7.4.7 Variablen in der WAM

Abbildung 7.8 zeigt vergleichend die beiden Darstellungsvarianten fur Variablen, links die in
Prolog Ubliche Darstellung, rechts in Oz. In Prolog werden ungebundene Variablen durch REF
Zellen realisiert, die auf sich selbst verweisen. Diese Darstellung ist deshalb méglich, weil Va-
riablen in Prolog sonst keine weitere Information tragen.

Abbildung 7.8 Darstellung von Variablen: links in Prolog, rechts in Mozart.

(=

REF home |UVAR

— REF — REF

Der Vorteil der Prolog-Variante liegt zum einen darin, dal fur Variablen lediglich eine Marke
REF verwendet wird, wahrend in Mozart gebundene und ungebunden Zellen unterschieden wer-
den missen. Zum anderen kann man in Prolog den Inhalt einer Speicherzelle unbesehen in eine
andere Speicherzelle kopieren: der Zeiger einer REF-Zelle wandert hier quasi automatisch richtig
mit. In Mozart muR man dagegen an den entsprechenden Stellen (die nur selten auftreten, wie
wir oben gesehen haben) darauf Ricksicht nehmen und zusétzliche Tests vorsehen.

Vorteile hinsichtlich der Lange von Referenzketten und beim Dereferenzieren selbst ergeben sich
in der Prolog-Darstellung nicht, da ja auch hier solche Ketten stets in einem Register mit einer
REF Zelle beginnen mdissen.
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7.4.8 VariableninL

In der flachen Teilsprache L entfallt die Notwendigkeit fur jede Variable den Berechnungsraum
zu merken, in dem diese erzeugt wurde. Gegeniiber Prolog muR aber zusatzlich die Suspensions-
liste einer Variable verwaltet werden. Man koénnte daher in L eine Unterscheidung vornehmen in
Variablen mit und ohne Suspensionsliste. Fir Variablen ohne Suspensionsliste kann man dann
auf die Darstellung der WAM zuriickgreifen (selbstreferenzierende REF-Zelle), wahrend man
fiir diejenigen mit Suspensionen analog zu den CVAR-Variablen aus Abschnitt 7.4.6 vorgehen
kann. Dann muf3 man aber auch wieder beim Laden von CVAR-Variablen in Register darauf ach-
ten, da man nur Referenzen auf diese 1adt, was fiir die REF-Variablen nicht gelten wirde. Will
man daher ganzlich diesen zusatzlichen Test in der flachen Maschine einsparen, so muf3 man
nur darauf achten, dall CVVAR-Variablen nicht in Argumenten von Tupeln und Listen auftreten,
daB heil’t beim Umwandeln einer REF-Variable in eine CVAR-Variable alloziert man eine neue
CVAR-Zelle auf der Halde und bindet die REF-Zelle daran.

7.5 Rationale Unifikation

Da rationale Baume durch Graphen mit Zyklen dargestellt werden, muf darauf bei der Unifikati-
on besonders geachtet werden: Quintus Prolog kommt beispielsweise nicht mit allen zyklischen
Termen zurecht und lauft unter Umsténden in eine Endlosschleife, wahrend Sicstus Prolog die
rationale Unifikation korrekt durchfiihrt.

Zum Erkennen von Zyklen geht man abstrakt gesehen so vor, da3 man eine Tabelle verwaltet, in
der man alle wahrend einer Unifikation besuchten Tupelpaare (¢, ') eintragt. Wird nun wahrend
des rekursiven Abstiegs ein Paar besucht, das bereits in der Tabelle vorhanden ist, so braucht
dieser Pfad nicht weiter verfolgt werden. Eine explizite Représentation der Tabelle kommt meist
in parallelen Implementierungen zum Einsatz, da hier mehrere Prozessoren (worker) gleichzeitig
an denselben Strukturen arbeiten kénnen. In der sequentiellen Implementierung Mozart dagegen
wird die Tabelle implizit durch eine temporare (fur die Dauer der Unifikation) Modifikation der
Strukturen dargestellt: beim rekursiven Abstieg in zwei Tupel ¢ und ¢’ wird jeweils der Wert eines
Argumentes der Tupel durch das korrespondierde Argument des anderen Tupels ersetzt.

Abbildung 7.9 zeigt das Vorgehen am Beispiel der Unifikation zweier zweistelliger Tupel, die
im zweiten Argument jeweils eine Referenz auf sich selbst enthalten. Wenn bei der Unifikation
der Argumente zweier Tupel wieder rekursiv in zwei Tupel abgestiegen wird, dann wird zuerst
eine Strukturbindung vorgenommen, das heil3t eine der beiden REC-Zellen wird durch die andere
ersetzt. Definiert man eine totale Ordnung auf REC-Zellen (z.B. lber die Adresse der Tupel in
der Halde, auf die sie verweisen) und ersetzt stets grofiere durch kleinere REC-Zellen, dann muf3
die Unifikation terminieren, da eine Rekursion nur Gber REC-Zellen méglich ist und ihre Menge
a priori endlich ist.

7.6 Lokale Variablen im Case

Fur die Entscheidung von Subsumption eines Waéchters, ist es wichtig, zu erkennen, ob eine
logische Variable innnerhalb dieses Waéchters erzeugt wurde. Aus Abschnitt 3.9 sind wir noch
eine Erklarung schuldig geblieben, die beschreibt, wie die Maschine diese Bedingung einfach
entscheiden kann. Das wollen wir jetzt nachholen.
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Abbildung 7.9 Rationale Unifikation zweier zyklischer Tupel.
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Die Maschine verwendet hierzu das Register heapSave, das ein Zeiger in die Halde ist und nor-
malerweise auf den Anfang der Halde zeigt, also auf die Adresse 0. Wie wir in Abschnitt 3.9
gesehen haben, wird der Code eines Wachters durch eine Instruktion guardStart eingeleitet.
Die Instruktion setzt nun zusétzlich heapSave auf den aktuellen Wert von heapTop. Beim Binden
einer Variable v innerhalb eines Wéchters kann nun sehr einfach entschieden werden ob diese lo-
kal ist (vgl. Abbildung 7.10): v ist genau dann lokal, wenn v unterhalb (bei Wachstum der Halde
in Richtung kleinerer Adressen, vgl. Abschnitt 7.1.1) von heapSave in der Halde liegt. Es reicht

Abbildung 7.10 Das Register heapSave zur Unterscheidung von lokalen und globalen Variablen.

/ globale Variable
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also ein einfacher Vergleich zweier Adressen.

Bei Verlassen eines Wéchters wegen Subsumption, Dissupsumption oder Suspension muf} dar-
auf geachtet werden, dal heapSave wieder auf die Adresse O zuriickgesetzt wird. Das hat einen
weiteren Vorteil: beim Binden einer Variable aulerhalb eines Wéchters werden alle Variablen au-
tomatisch als lokal behandelt (da ihre Adresse ja stets grofer als 0 ist), also wie gewiinscht keine
Eintrége auf der Spur vorgenommen. Dadurch kénnen dann alle Instruktionen, die potentiell Va-
riablen binden kénnen, sowohl aullerhalb als auch innerhalb eines Wachters verwandt werden,
ohne dall man zwei verschiedene Varianten dieser Instruktionen implementieren mifte.

Zusammenfassung

e Datenstrukturen wie Variablen, Threads, Suspensionslisten und L-Register, bei denen das
Ende der Lebensdauer eindeutig bestimmt werden kann, werden Uber eine Freispeicherli-
ste verwaltet.

Allokation Uber die Freispeicherliste ist in der Praxis nicht teurer als eine Allokation direkt
von der Halde.

Die Verwendung der Freispeicherliste kann den Speicherverbrauch von realen Applikation
drastisch reduzieren.

e Die Typen der Werte werden durch die Verwendung von markierten Referenzen kodiert.
Durch eine ausgefeilte Darstellung wird erreicht, daf
— trotz 4 Tag-Bits nur 2 Bits des AdrelRraumes verloren gehen,

— Typtest und Demaskierung fur die haufig verwandten Typen besonders effizient ge-
schehen kann

— das Dereferenzieren effizient geschehen kann

e Kleine ganze Zahlen passen in ein Register, so daB diese nicht auf der Halde alloziert
werden mdissen.

e FlieBkommazahlen miissen auf der Halde alloziert werden.
e In Mozart werden Variablen meist zur Realisierung funktionaler Prozeduren benétigt.

— Variablen sind durch eine eindeutige Speicherzelle auf der Halde reprasentiert. Diese
Zelle darf nicht in Register kopiert werden, es mul3 stattdessen eine REF-Zelle im
Register erzeugt werden. Dies ist beim Laden von Argumenten von Tupeln und bei
der Unifikation zweier Variablen zu beachten.

— Bei der Darstellung von Variablen wird unterschieden in Variablen mit und ohne
Suspensionsliste. Dadurch kann das Binden von Variablen ohne Suspensionsliste sehr
effizient erfolgen.

— Das Fehlen echter Funktionen in Mozart bedingt einen mitunter deutlich erhthten
Speicherverbrauch durch das Erzeugen von Variablen.
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e Lokale Variablen im Waéchter eines Case konnen durch einen AdreRvergleich mit dem
Register heapSave effizient erkannt werden. Dies ist wichtig fur die Entscheidung von
Subsumption.
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Kapitel 8

Threads

Die Unterstiitzung nebenldufiger Berechnung ist eine der zentralen Spracheigenschaften von L.
In diesem Abschnitt wollen wir zeigen, daB die Bereitstellung von Threads nicht auch gleichzei-
tig mit EffizienzeinbuRen bezahlt werden muR. So sollen nicht-nebenldufige Anwendungen, die
rein sequentiell arbeiten, keinen Preis bezahlen; andererseits ist die Erzeugung und Verwaltung
von vielen Threads vergleichsweise billig, so dal3 auch deren intensive Nutzung nicht zu teu-
er wird. Um Threads effizient implementieren zu kénnen, miissen verschiedene Verfeinerungen
und Anderungen gegeniiber dem Modell aus Teil 11 vorgenommen werden, die wir im folgenden
beschreiben wollen. Die meisten, der im folgenden vorgestellten Techniken auf Threadebene,
kénnen aber auch in einem nicht-nebenldufigen System mit nur einem Berechnungsfaden ange-
wandt werden. Wir werden zundchst in Abschnitt 8.1 kurz auf die Darstellung eines Threads im
Speicher eingehen. In Abschnitt 8.2 werden wir sehen, wie wir jeweils den obersten Auftrag eines
Threads in der Maschine cachen kénnen. Dann zeigen wir in den Abschnitten 8.3 und 8.4, daf der
Test auf Preemption mit dem Test auf Signalbehandlung gekoppelt werden kann und somit keine
Extrakosten verursacht. Abschnitt 8.5 beschreibt eine wichtige jedoch transparente Abweichung
bei der Implementierung: die X-Register werden im Emulator nicht pro Thread sondern einmal
flr den ganzen Emulator angelegt. Abschnitt 8.6 zeigt wie man durch die Verwendung speziel-
ler Auftragsarten gleichzeitig an Effizienz aber auch deutlich an Flexibilitat gewinnen kann. Wir
schlielen das Kapitel ab, indem wir in Abschnitt 8.7 eine Diskussion von Threads unter dem
Gesichtspunkt der Effizienz fuhren.

8.1 Darstellung im Speicher

Wie bereits beschrieben, ist ein Thread ein Stapel von Auftragen. Die GroRe des Stapels soll nicht
statisch festliegen, sondern dynamisch verénderbar sein: da oft sehr viele Threads gleichzeitig im
Speicher existieren, die zudem mit sehr kleinen Stapeln auskommen, kann man dadurch sowohl
Laufzeit als auch vor allem deutlich Speicherplatz sparen. Da zu einem Zeitpunkt allerdings viele
Referenzen auf einen Thread existieren kénnen (z.B. aus den Suspensionslisten verschiedener
Variablen heraus), muBten beim Vergrofern, also bei der Reallokation des Stapels, alle diese
Referenzen angepafit werden, was unpraktikabel ist. In Mozart stellen wir daher Threads durch
Einfuhrung einer Indirektion so dar, wie es in Abbildung 8.1 verdeutlicht wird.

Die Indirektion bedeutet keine EinbuBen beim effizienten Zugriff auf den Stapel: wird ein Thread
zur Ausfiihrung gebracht, so zeigt das Register Sp nach wie vor direkt auf den obersten Eintrag

169



170 KAPITEL 8. THREADS

Abbildung 8.1 Speicherreprésentation eines Threads
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Der Bereich ,,\Verwaltungs-Daten enthélt Informationen wie die Prioritat des Threads, eine ein-
deutige Zahl zur ldentifikation des Threads, Flags (z.B. fiir Debugging), einen Zeiger fir die
Verkettung in der Schlange runnable, etc. Da viele Threads mit einem kleinen Stapel auskom-
men, wird bei der ersten Allokation eines Threads die initiale GroRe des Stapels klein (= wenige
Worte) gewdhlt, und erst beim ersten VergroRern deutlich groRer angelegt. Dadurch wird erreicht,
dafl3 die Erzeugung eines Threads billig ist (gemessen in Laufzeit und Speicherplatz).

8.2 Cachen des obersten Auftrages

Wie in Abschnitt 3.5.5 beschrieben interpretiert der Emulator die Maschineninstruktionen stets
relativ zur aktuellen Umgebung, die durch den obersten Auftrag des ausfiihrenden Threads be-
stimmt wird. Dieser enthalt den Programmzeiger, und je einen Zeiger auf den aktuellen L- und
G-Registersatz. Da diese Zeiger sehr haufig zugegriffen und geandert werden (vor allem der
Programmazéhler), ist die Realisierung eines effizienten Zugriffs sehr wichtig fir die Ausfih-
rungsgeschwindigkeit des Emulators. Der Emulator benutzt daher drei zusatzliche Register pC,
L und G, in denen er den obersten Auftrag cached. Der Emulator muf3 dazu entsprechend an den
folgenden Stellen modifiziert werden:

e Wenn ein Thread T in den Zustand laufend wechselt, wird der oberste Auftrag von T
entfernt und pc, L, G mit den Zeigern dieses Auftrages initialisiert.

e Bei der Applikation einer Funktion f werden die aktuellen Werte von pPc, L, G auf dem
ausflihrenden Thread gerettet und danach gemaR f neu gesetzt.

e Beim Ricksprung aus einer Funktion wird der oberste Auftrag vom Thread genommen
und pc, L, G anhand dieses Auftrages neu gesetzt.

e Bei Suspension und Preemption eines Threads T" werden PC, L, G auf 7" gesichert.
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8.3 Fairnel}

In Abschnitt 3.6 haben wir gesehen, dal die Zeitscheibe zur Realisierung der Fairnel (iber
eine Prozedur realisiert wird, die das Betriebssystem in regelméBigen Abstanden aufruft. Die-
se setzt dann lediglich ein Flag, das bei jeder Funktionsapplikation getestet wird. In der Praxis
hat sich dies allerdings als nicht ausreichend erwiesen. Grund hierfiir war die Verwendung von
linksrekursiven Funktionen. Wir wollen das Problem am Beispiel einer (naiven) Implementierung
der Funktion 1length zur Berechnung der Lénge einer Liste verdeutlichen:

fun length(l) =
case 1 of
h::r => length(r)+1
| nil => 0

Da die Funktion linksrekursiv ist, bleibt beim rekursiven Abstieg auf dem Keller des ausfiih-
renden Threads jeweils noch eine Operatorapplikation (Addition der Zahl 1) zuriick. Da bei der
Operatorapplikation aus Effizienzgriinden kein Test auf Preemption durchgefiihrt wird, wird also
bei sehr langen Listen extrem viel Arbeit auf dem Keller angeh&uft, deren Ausflihrung nicht un-
terbrechbar ist. In der Praxis traten daher Extremfalle auf, wo ein Thread erst nach einigen CPU
Sekunden die Kontrolle wieder an den Scheduler zurlickgab, was aus Benutzersicht inakzeptabel
ist.

Daher fuhrt der Emulator noch an einer weiteren Stelle einen Test auf Preemption durch, ndm-
lich bei Ausfuhrung der Instruktion return. In der Praxis hat sich dieses Vorgehen nun als aus-
reichend erwiesen, um dem Benutzer die Illusion der zeitgleichen Ausfihrung von Threads zu
bieten.

8.4 Signalbehandlung

Wie in Abschnitt 3.6 beschrieben muB in regelmaRigen Abschnitten ein Test auf die Notwen-
digkeit einer Signalbehandlung durchgeflihrt werden. Ein solches Signal kann anzeigen, daf3
Preemption oder eine Speicherbereinigung notig ist, da an den Ein/Ausgabekandlen neue In-
formation anliegt, daf3 das System im Debugmodus arbeitet und daher zusatzliche Aktionen zu
erfolgen haben, etc. Unglinstig ware es, hier flir jedes einzelne Ereignis ein eigenes Register
zu verwenden, da dann bei jeder Funktionsapplikation nacheinander alle diese Register getestet
werden muften.

Gunstiger ist es, wenn man dem Erfulltsein jeder einzelnen Bedingung ein ganz bestimmtes Bit
innerhalb eines einzigen Bitvektors zuweist: das Bit ist genau dann gesetzt, wenn die Bedingung
(z.B. Preemption nétig) zutrifft. Da die Grofe des Bitvektors die Lange eines Maschinenwortes
(Ublicherweise mindestens 32 Bit) in der Regel nicht Gberschreitet, kann mit einem einzigen Test
Uberpruft werden, ob mindestens ein Bit gesetzt ist. So entsteht insbesondere kein Mehraufwand
fiir den durch den nebenléufigen Charakter der Sprache bedingten Test auf Preemption; er wird
in einem Schritt gleich zusammen mit dem Test auf Uberlauf der Halde, etc. mit erledigt, der fiir
Sprachen mit Speicherbereinigung ohnehin nétig ist.
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8.5 X-Register

In Emulatoren hat man den Vorteil, daf die Bereitstellung vieler allgemeiner (general purpose)
Register sehr einfach und billig ist, wéhrend diese Ressource bei nativem Code sehr beschrénkt
ist. Da im Emulator die Register ohnehin im Hauptspeicher liegen kann man so problemlos ei-
nige Hundert (oder gar einige Tausend) Register allozieren und bezahlt dafiir hdchstens einige
wenige Kilobyte an Speicher. Andererseits vereinfacht das Vorhandensein vieler Register den
Compiler. Dieser kann davon ausgehen, daf unendlich viele X-Register vorhanden sind und bei
Uberschreiten der tatsachlich vorhandenen Anzahl die Compilation mit einer Fehlermeldung ab-
brechen (was in unserer Praxis bisher noch nie aufgetreten ist), die dem Benutzer anzeigt, dal
ein internes Limit des Compilers erreicht wurde. Dadurch brauchen etwa Funktionen mit sehr
vielen Argumenten nicht gesondert behandelt zu werden. Auch muR bei der Verwendung von
temporaren Variablen nicht unbedingt auf einen sparsamen Umgang mit X-Registern geachtet
werden. Die schwierige Frage, welche der Variablen nun in X-Register kommen und welche in
L-Registern abgelegt werden, stellt sich einfach nicht; man kann alle temporaren Variablen auf
X-Register abbilden.

In unserem Maschinenmodell besitzt nun aber jeder Thread seinen eigenen Satz an X-Registern.
Das wiirde aber wieder bedeuten, dall man versuchen muB, die Anzahl der existierenden Register
mdoglichst klein zu halten, um die Kosten sowohl in Laufzeit aber vor allem auch an Speicherplatz
bei der Allokation eines Threads klein zu halten. Bei der Implementierung des Maschinenmo-
dells sind wir daher einen anderen Weg gegangen. Der Emulator verwendet einen einzigen sehr
groRen X-Registersatz, der von allen Threads gemeinsam genutzt wird. Wenn der Scheduler die
Kontrolle von einem Thread T an einen anderen Thread T5 abgibt, dann werden die von T}
bendtigten X-Register in T gerettet (wie das im einzelnen geschieht werden wir im néchsten
Abschnitt beschreiben). Umgekehrt wird vor Ausfiihrung von T der globale X-Registersatz mit
den entsprechend in T geretteten Werten initialisiert.

Es werden also nicht immer alle X-Register gesichert sondern nur diejenigen, die von einem
Thread noch bendtigt werden, die wir im folgenden als lebendige X-Register bezeichnen wol-
len. Wie wird nun aber bestimmt, welche X-Register lebendig sind? Grundséatzlich gibt es zwei
Madglichkeiten, warum der Scheduler einem Thread 7" die Ausfuhrungsressourcen entzieht: Pre-
emption und Suspension. Bei Preemption ist die Bestimmung der lebendigen X-Register einfach,
da Preemption nur an zwei Stellen, ndmlich den Instruktionen return und apply erfolgen kann.
Bei return enthalt lediglich Xg noch einen Wert (den Riickgabewert der Funktion) der zu retten
ist. Ahnlich einfach ist die Situation bei

apply R n

da hier n die Anzahl der Argumente des Funktionsaufrufes angibt, die bereits in den ersten n
X-Registern liegen. Das heif3t, es missen genau die ersten n X-Register gerettet werden.

Schwieriger ist die Bestimmung der lebendigen X-Register bei Suspension, da wesentlich mehr
Instruktionen suspendieren kénnen. Bei der Suspension etwa von apply kann wie bei Preemp-
tion verfahren werden. Wenn dagegen etwa eine Operation, wie zum Beispiel die Instruktion
plus fur die Addition suspendieren muB, weil etwa ein Argument noch ungebunden ist, reicht es
nicht, lediglich die Argumente von plus zu retten. Da die Klassifikation von Variablen in tem-
pordr und permanent von der Lage von Funktionsaufrufen abhangt (vgl. Abschnitt 5.6.2), kann
es sein, dal bei einer suspendierenden Instruktion die X-Register noch Werte enthalten, die von
nachfolgenden Instruktionen benétigt werden.
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Zur Bestimmung welche X-Register zu retten sind, existieren verschiedene Mdglichkeiten:

(@) Jede Instruktion I, die suspendieren kann, wird mit einem zusétzlichen Argument [r ver-
sehen, in dem der Compiler Information darliber ablegt, welche Register bei Suspension
gerettet werden missen.

(b) Fur jede Funktion f wird statisch die Zahl n bestimmt, die den maximalen X-Registerindex
angibt, den der Code von f verwendet. Bei Suspension an beliebiger Stelle innerhalb von
f werden dann immer die ersten n X-Register gerettet.

(c) Bei Suspension an einer Instruktion I werden dynamisch zur Laufzeit die auf I folgenden
Instruktionen inspiziert und die Menge der zu rettenden Register bestimmt.

Die Variante (a) hat den Nachteil, dall die Codegréfe deutlich zunimmt, da sehr viele Instruk-
tionen prinzipiell suspendieren kdnnen, wahrend in der Praxis dies nur flr einen Bruchteil aller
Instruktionen auch wirklich der Fall ist. Zudem kann auch die Codierung der Menge der zu
rettenden Register recht aufwendig werden. Variante (b) hat diesen Nachteil zwar nicht, dafir
werden hier aber in der Regel viel mehr Register gerettet, als tatsachlich nétig ware. Die Version
(c) schlieBlich erlaubt zwar eine exakte Bestimmung der lebendigen Register, ist aber sehr teuer,
da sie mit einer abstrakten Interpretation der nachfolgenden Instruktionen verbunden ist.

Nach dem Explorieren verschiedener Alternativen haben wird uns bei der Implementierung von
Mozart fur eine Kombination aus (b) und (c) entschieden. Bei Suspension werden also zundchst
immer die ersten n Register (abhéngig von der zugehoérigen Funktion f) gerettet. Das sind in der
Regel zwar deutlich zu viele, in der Praxis macht es sich allerdings weder in der Laufzeit noch
im Speicherverbrauch signifikant bemerkbar, ob man nun beispielsweise 10 statt 3 X-Register
sichert. Unangenehme Folgen kdnnen allerdings bei einer spateren Speicherbereinigung auftre-
ten, da dann auch die im Beispiel 7 tberflussig geretteten Register unndétigerweise besucht und
kopiert werden, so dall mehr Datenstrukturen als nétig von der Speicherbereinigung gerettet wiir-
den. Daher setzen wir bei der Speicherbereinigung Variante (c) ein: hier wird fiir jeden suspen-
dierten (nicht fur die durch Preemption angehaltenen Threads) Thread die exakte Menge der vom
obersten Auftrag bendtigten X-Register bestimmt.

Ein Algorithmus, der das Vorgehen im Fall (c) detailliert beschreibt, wird in [Meh99] angegeben.

8.6 Besondere Auftrage

Die Arbeitsweise der Instruktion return haben wir so beschrieben, dal sie zunéchst prift, ob der
ausfiihrende Thread leer ist, und wenn nicht den néchsten Auftrag zur Ausfiihrung bringt. Die
Instruktion muB also stets einen Test durchfiihren, was unglinstig ist, da dieser Test ohnehin nur
sehr selten erfillt ist und die Instruktion return zudem sehr hdufig (nach jedem Funktionsaufruf)
ausgefihrt wird.

Wir flihren daher eine neue Instruktion emptyStack ohne Argumente ein. Bei Ausfiihrung termi-
niert die Instruktion den ausfiihrenden Thread und gibt die Kontrolle an den Scheduler zuriick.
Bei jeder Erzeugung eines neuen Threads wird nun auf dessen Stapel zuunterst ein Auftrag ab-
gelegt, dessen Programmzahler auf diese Instruktion zeigt, wéhrend der L- und G-Zeiger des
Auftrages nicht bendtigt werden. Die Instruktion return kann nun davon ausgehen, daR sich
stets noch ein Auftrag auf dem Thread befindet, und braucht dies daher nicht explizit zu testen.
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Die gleiche Technik kénnen wir auch zum Retten der X-Register (vgl. Abschnitt 8.5) verwen-
den: bei Suspension oder Preemption legen wir ganz oben auf dem Thread einen Auftrag ab,
dessen PC auf die neue Instruktion restoreXRegs zeigt. Der L-Zeiger des Auftrages zeigt dann
auf eine Kopie der geretteten X-Register, der G-Zeiger wird nicht benétigt. Die Ausflihrung der
Instruktion restoreXRegs bewirkt dann, daf die geretteten Register in die globalen X-Register
des Emulators kopiert werden, danach wird der néchste Auftrag vom Thread genommen und
zur Ausfuihrung gebracht. Somit braucht man flr das Retten von X-Registern keine speziellen
Datenstrukturen im Thread selbst vorzusehen und auch der Scheduler, der einen Thread zur Aus-
flhrung bringen will, muB sich nicht explizit um die Restauration kiimmern.

Auf diese Weise lassen sich beliebige Spezialauftrage auf einem Thread ablegen, die ein grof3es
MaR an Flexibilitat erlauben, ohne dafl dadurch die Ausfliihrung der normalen Auftrédge durch
einen gesonderten Interpretierungsschritt in Mitleidenschaft gezogen wiirde. Wir haben bei der
Implementierung von DFKI Oz und Mozart ausgiebig darauf zuriickgegriffen: so gibt es hier
auler den oben erwahnten Auftrdgen, noch eine Reihe weiterer spezieller Auftrége, die unter
anderem folgende Aufgaben Ubernehmen:

e Das Freigeben von aquirierten Locks.

e Retten und Restaurieren eines speziellen Registers (self), das zur Implementierung der
objektorientierten Teile der Sprache ben6tigt wird.

Zur Implementierung lokaler Berechnungsraume.

Haltepunktverwaltung des Debuggers [Lor98].

Profiling.
Ausnahmebehandlung [Meh99].

8.7 Threads und Effizienz

Im folgenden wollen wir kurz aufzeigen, dal die Integration von Nebenldufigkeit in eine Pro-
grammiersprache auf dem Abstraktionsniveau von Oz nicht mit Nachteilen im Hinblick auf eine
effiziente Ausflihrung von Programmen gekoppelt sein muf. Dies gilt vor allem dann, wenn man
die nebenldufigen Konstrukte der Sprache gar nicht einsetzt (gracefully degrading), aber auch
wenn man Threads intensiv verwendet muf3 dies nicht mit Performanzeinbriichen verbunden sein.

So ist zundchst die Tatsache, daB jeder Thread seinen eigenen Stapel verwendet, unkritisch, da ja
(in einer sequentiellen Implementierung) nur ein Thread zu einem Zeitpunkt rechnet. Es kdnnen
also etwa die zur Verwaltung des Stapels nétigen Datenstrukturen beim Laden eines Threads in
den Emulator genauso in Registern gehalten werden, wie bei der Implementierung sequentieller
Programmiersprachen, die nur einen zentralen Stapel verwenden.

Madgliche Effizienzprobleme bleiben zum einen bei dem regelmédRigen Testen auf die Notwen-
digkeit der Preemption und zum anderen in dem Aufwand, der bei der Erzeugung von Threads
und dem Scheduling betrieben wird. Zum ersten Punkt haben wir in Abschnitt 8.4 gesehen, dal
hier keine Extrakosten entstehen, da dies mit der Signalbehandlung in einem Schritt gekoppelt
werden kann.
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Auch der Aufwand, der flir das Scheduling selbst betrieben wird, stellt in der Praxis keinen rele-
vanten Performanznachteil dar, auch wenn man ein wesentlich komplexeres Scheduling-Schema
realisiert als das hier vorgestellte. Wichtig ist hier, dal die einzelnen Zeitscheiben lange genug
gewahlt werden, so dal3 die fiir die Umschaltung benétigte Zeit vernachléssigbar wird, wenn der
einzelne Thread hinreichend lange rechnet. Bei modernen Multitasking-Betriebssystemen liegen
die Zeitscheiben, die den einzelnen Prozessen zugewiesen, werden im Millisekunden-Bereich
[Tan92], so daB es sinnvoll erscheint, auch die einzelnen Threads in Oz mit entsprechend langen
Zeitscheiben zu versehen, auch wenn diese nicht auf Prozesse des Betriebssystems abgebildet
werden. Gehen wir in einer Beispielrechnung von einer Zeitscheibe von 50ms aus, so bedeu-
tet das, daB eine mit 200 MHz getaktete RISC Maschine (ein eher langsames Modell) in dieser
Zeitspanne
(200 x 10%) x (50 x 1073) = 1 x 107

(also zehn Millionen) Maschinenzyklen durchlauft. Dabei fallen dann einige hundert oder gar
einige tausend Zyklen, die flir das Scheduling verwandt werden nicht weiter ins Gewicht. An-
dererseits kénnen innerhalb einer Sekunde etwa 20 Threads nacheinander bearbeitet werden, so
daB fur den Benutzer immer noch das subjektive Gefiihl der parallelen Abarbeitung entsteht.

Die Darstellung von Threads in diesem Kapitel ist bewuf3t einfach gehalten. Erweiterungen in
verschiedene Richtungen sind allerdings leicht integrierbar. So ist beispielsweise die Einfih-
rung von Prioritaten beim Scheduling einfach umzusetzen. Auch komplexere Strategien fiir das
Scheduling der Threads, wie etwa Prioritaten, die an den Ressourcenverbrauch eines Threads
gekoppelt sind, sind leicht realisierbar.

Auch die Erzeugung eines neuen Threads kann sehr schnell geschehen. In Oz muf§ dazu lediglich
eine Datenstruktur mit einem Stapel alloziert werden. Zudem ist fur Threads klar, wann sie nicht
mehr referierbar sind, so daf sie Uber die Freispeicherliste verwaltet werden kdnnen. So ben6tigt
auch die Erzeugung vieler kurzlebiger Threads nacheinder nur wenig Haldenspeicher. Da viele
Threads recht kurzlebig sein kénnen und daher dann in der Regel nur sehr wenige Auftrage
enthalten, wird die initiale GroRe des Stapels besonders klein gewahlt. Erst wenn dieser Platz
nicht mehr gentigt, wird der Stapel beim ersten VergrdfRern entsprechend deutlich expandiert. So
benodtigen Threads nur vergleichsweise wenig Platz (in Mozart weniger als 40 Worte), so dal3
die gleichzeitige Existenz von vielen Tausenden (suspendierten) Threads kein Problem darstellt.
Erst wenn alle diese Threads auch gleichzeitig mit Rechenzeit bedient werden sollen, kann es
sehr lange dauern, bis auch der letzte Thread an die Reihe kommt. Hierbei handelt es sich aber
um kein prinzipielles Problem des nebenlaufigen Programmierparadigmas. In einer sequentiellen
Implementierung kann man nicht erwarten, da man eine Aufgabe schneller erledigt, wenn man
viele Dinge gleichzeitig in Angriff nimmt.

Obige Uberlegungen werden von den Benchmarks in Abschnitt 10.7.8 bestatigt: die Erzeugung
und Ausfuhrung von Threads und die Kommunikation von Threads untereinander ist in Mozart
extrem schnell und leichtgewichtig geldst. Mozart liegt hier um GroRenordnungen vor Java Im-
plementierungen und nimmt eine Spitzenstellung unter vergleichbaren funktionalen Sprachen
ein.
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Zusammenfassung

e Threads werden so dargestellt, daf der Keller einfach vergroliert werden kann. Das erlaubt
eine schnelle und Speicherplatz sparende Erzeugung von Threads.

o Drei Register der Maschine PC, L und G dienen zum Cachen des obersten Auftrages eines
Threads.

e Der Test auf Preemption verursacht keine Mehrkosten: er kann effizient im Rahmen der
Signalbehandlung durchgefiihrt werden, die mit einen einzigen Test auskommt. Man sieht
hierzu jeweils ein Bit in einem speziellen Register fiir jedes Signal vor.

o X-Register werden in der Implementierung nicht pro Thread sondern einmal flr die gan-
ze Maschine représentiert. Bei Suspension und Preemption missen daher die lebendigen
X-Register gerettet werden. Das geschieht, indem fir jede Funktion die maximal zu ret-
tende Anzahl von X-Registern bei der Ubersetzung bestimmt wird. Erst bei der Speicher-
bereinigung wird dann die exakte Menge der lebendigen X-Register bestimmt, indem die
Instruktionen an denen angehalten wurde, entsprechend analysiert werden.

e Um bei der Ausflihrung eines neuen Auftrages den Test zu sparen, ob der Keller des
Threads leer ist, wird zuunterst eines jeden Threads ein spezieller Auftrag abgelegt.

e Dieses Vorgehen wird erweitert und z.B. fur die Implementierung von Locks, lokalen Be-
rechnungsraumen, objektorientierte Programmierung, etc. verwandt.

e Die Zeitspanne, die jedem Thread zugeteilt wird, kann so gro gewahlt werden, daf die
Kosten fiir das Scheduling vernachléssigbar sind und fiir den Benutzer trotzdem der sub-
jektive Eindruck der parallelen Ausfiihrung von Threads entsteht.

e Threads in Mozart sind sehr leichtgewichtig. Mozart liegt um GréRenordnungen vor Java
und nimmt eine Spitzenstellung im Vergleich zu anderen nebenl&ufigen Sprachen ein.
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Native Funktionen

Bisher gibt es in L nur die Mdglichkeit, Funktionen zu verwenden, die auch in L selbst definiert
wurden. In diesem Kapitel wollen wir aufzeigen, dal3 der Emulator sehr einfach dahingehend
erweitert werden kann, dal aus L heraus auch Funktionen aufgerufen werden konnen, die in
anderen Programmiersprachen (z.B. C, C++) implementiert wurden. Solche Funktionen wollen
wir im folgenden als native Funktionen oder Builtins bezeichnen.

Fur die Praxistauglichkeit eines Programmiersystems ist diese Form der Interoperabilitat aus ver-
schiedenen Griinden von groBer Bedeutung. So ist beispielsweise der Zugriff einer Sprache auf
Funktionalitat des Betriebssystems (z.B. Funktionen zum Zugriff auf das Dateisystem oder zur
Kommunikation mit anderen Prozessen) wichtig fur die Akzeptanz durch den Benutzer. Darliber
hinaus erlaubt die Einbindung von Builtins auch direkt den Zugriff auf bereits existierende Bi-
bliotheken (z.B. zur Arithmetik, Stringverarbeitung, komplexe Datentypen, etc.), die in anderen
Sprachen implementiert wurden, so da3 diese nicht mehr in L selbst nachimplementiert werden
mussen. Fir einer Sprache, die unter Verwendung eines Emulators implementiert ist, kann es
schlieRlich auch aus Grunden der Effizienz Sinn machen, bestimmte haufig verwandte Funktio-
nen in einer hardwarenahen Sprache (wie etwa C) zu implementieren, auch wenn diese prinzipiell
auch in L definiert werden kénnten.

Wir werden in diesem Kapitel zeigen, da es sehr einfach ist, in L Builtins verfiigbar zu machen:
im nachsten Abschnitt besprechen wir dazu zunachst deren Darstellung im Speicher. Anschlie-
Rend zeigen wir in Abschnitt 9.2 wie die Applikation eines Builtins implementiert wird. In Ab-
schnitt 9.4 beschrieben wird, wie bei der Suspension von Builtins vorzugehen ist. Abschlie3end
gehen wir in Abschnitt 9.5 auf die Beziehung zwischen Builtins und den Operatoren von L ein.

9.1 Darstellung im Speicher

Native Funktionen werden vom Laufzeitsystem zur Verfiigung gestellt. (In Mozart gibt es dartiber
hinaus auch die Mdglichkeit fiir den Benutzer selbst Funktionen etwa in C/C++ zu implementie-
ren und diese dynamisch zu laden [MMP*97]. Implementierungstechnisch werden diese genauso
wie die vordefinierten Funktionen des Laufzeitsystems gehandhabt, so dall wir auf diesen Son-
derfall im folgenden nicht naher eingehen mussen.) Aus Benutzersicht stellt sich die Situation
dann so dar, dal bereits beim Systemstart eine Reihe von vordefinierten Bezeichnern existiert,
die an Builtins gebunden sind.

177
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Abbildung 9.1 Darstellung einer nativen Funktion im Speicher

Aritat BU LTI N

T~

Funktion

Nativer
Maschinencode

Fir den Benutzer soll die Verwendung von Builtins véllig transparent sein. Insbesondere kon-
nen diese natdrlich auch an beliebige Bezeichner gebunden werden und als Datenstrukturen frei
weitergereicht werden. Wir reprdsentieren Builtins im Speicher daher so wie in Abbildung 9.1
dargestellt. Analog zu benutzerdefinierten Funktionen (vgl. Abschnitt 7.3.5) enthalten Builtins
zur Beschreibung ihres Typ eine sekunddre Marke BUILTIN und eine Zahl, die deren Aritat an-
gibt. Weiter wird dann nur noch ein Zeiger ben6tigt, der auf die interne Darstellung der Funktion,
also den nativen Maschinencode, verweist.

9.2 Applikation

Da auch native Funktionen Datenstrukturen erster Klasse sind, kann man einer Funktionsappli-
kation der Form £ (x,y) im allgemeinen nicht ansehen, ob es sich bei £ um ein benutzerdefinierte
oder eine native Funktion handelt. Native Funktionen benutzen daher den selben Aufrufmecha-
nismus, wie benutzerdefinierte Funktionen: sie erwarten ihre Eingabewerte in Registern X bis
X,_1, wenn n die Aritat des Builtins ist, die Ausgabe liefern sie in Xq zurlck.

Die Definition der Instruktion apply R n mufR dann entsprechend erweitert werden: falls R
eine n-stellige native Funktion enthalt, ruft der Emulator direkt die in der Struktur gespeicherte
native Funktion auf (auch C++ unterstiitzt (ein biBchen) Funktionen héherer Ordnung). Da die
Eingabeargumente zu diesem Zeitpunkt bereits in den X-Registern liegen, tibergibt der Emulator
einfach eine Referenz auf dieses Feld an das Builtin; insbesondere kann das Builtins dann auch
direkt seinen Rilickgabewert nach xq schreiben.

Der Aufruf eines Builtins terminiert nun allerdings nicht immer erfolgreich. So muf? unter Um-
standen der Aufruf suspendieren (worauf wir in Abschnitt 9.4 ndher eingehen); zudem kann ein
Laufzeitfehler auftreten, wenn etwa die Argumente nicht vom korrekten Typ sind. Dies signa-
lisiert das Builtin durch seinen Riickgabewert an den Emulator, der dann die geeigneten Mal-
nahmen ergreift. Ein Builtin ist somit eine C-Funktion, die ein Eingabeargument (ein Feld von
Werten) erwartet und die ein Element des folgenden Aufzahlungstyps als Ergebnis zurlickliefert:
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9.3 Determiniertheit

Bei einer Applikation der Form £ (x,y) kann man analog wie bei benutzerdefinierten Funktionen
Vorgehen (vgl. Abschnitt 4.7.2), wenn man statisch oder dynamisch erkennt, dal3 es sich bei
£ um ein Builtin handelt: man setzt dann statt der Instruktion apply eine spezielle Instruktion
applyBuiltinein, fiir die man sich das Dereferenzieren, den Typtest und den Aritatscheck sparen
kann.

Auch im Hinblick auf die Registerallokation hat die Verwendung von applyBuiltin einen \Vor-
teil: wenn man darauf achtet, da Builtins hochstens das Ausgaberegister X, veréndern, kann
man dies ausnutzen, indem man mehr Variablen als tempordar klassifizieren kann (vgl. Abschnitt
5.6).

9.4 Suspension

Wenn der Aufruf an ein Builtin suspendieren muB, weil Eingabeparameter noch ungebunden
sind, so signalisiert dies das Builtin, wie bereits erwahnt, an den Emulator indem es den Wert
SUSPEND zuriickliefert. Der Emulator muf3 dann den ausfiihrenden Thread 7' suspendieren. Das
Register suspVars dient nun dazu, dem Emulator diejenige Liste L von Variablen mitzuteilen,
auf die 7" suspendieren muf3; das Builtin legt also vor dem Riicksprung die Liste L in suspVars
ab. Alternativ dazu kénnte auch jedes Builtin selbst die entsprechenden Eintrage in die Suspen-
sionslisten der Variablen vornehmen, wodurch dies dann aber nicht mehr an zentraler Stelle im
Emulator gebiindelt ware.

Wird ein Thread T, der bei der Ausfiihrung eines Builtins suspendierte, wieder geweckt, weil eine
der Variablen gebunden wurde, so wird das suspendierte Builtin noch einmal mit den gleichen
Eingabeparametern aufgerufen; eine Suspension in der Mitte eines Builtins ist also nicht mdglich.

9.5 Operationen und Builtins

Wenn man statisch erkannt hat, daR bei einer Applikation der Form £ (x,y) die Variable £ an
ein Builtin gebunden ist, dann kann man auch alternative Aufrufkonventionen verwenden, in-
dem man x und y nicht unbedingt in Xy und x; Ubergibt, so da der Compiler dann eine bessere
Registerallokation vornehmen kann und man zudem eventuell Kopierbefehle zum Laden der Ar-
gumente in die X-Register spart. Man kann auch noch weiter optimieren und fir bestimmte sehr
haufig verwandte Builtins gleich eigene Maschineninstruktionen definieren, so da man den in
der Regel teuren Funktionsaufruf in C++ einspart. Dies entspricht dann gerade der Implemen-
tierung der Operationen von L (vgl. Abschnitt 3.8.1). Aus Implementierungssicht bedurfen die
Operatoren von L dann keiner Sonderbehandlung mehr, da sie als Sonderfall von Builtins aufge-
faltt werden konnen, die zudem den Vorteil haben, daft man sie als erster Klasse Datenstrukturen
verwenden kann, was bei Operatoren nicht maoglich ist.
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Zusammenfassung

e Fir die Praxistauglichkeit einer Programmiersprache ist der Zugriff auf Funktionen, die
in anderen systemnahen Sprachen implementiert sind, von groBer Relevanz. Wir nennen
diese Funktionen native Funktionen oder Builtins.

e Im Speicher werden Builtins als Knoten mit einer direkten Referenz auf den nativen Ma-
schinencode des Builtins dargestellt.

e Die Instruktionen fir die Funktionsapplikation werden um einen zusatzlichen Test erwei-
tert.

e Analog zur Applikation benutzerdefinierten Funktionen wird eine Codespezialisierung
vorgenommen.

o MuR ein Builtin suspendieren, so teilt es Uber das Register suspVars dem Emulator mit, auf
welchen Variablen zu suspendieren ist. Nach dem Wecken wird das Builtin noch einmal
von vorne ausgefihrt.

e Operationen von L sind ein Sonderfall von Builtins und kénnen daher (ber Builtins imple-
mentiert werden.
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Evaluierung
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Kapitel 10

Evaluierung

In diesem Kapitel werden wir eine Evaluierung der Konzepte und Techniken vornehmen, die wir
in den vorangehenden Kapiteln dieser Arbeit vorgestellt haben. Wir werden dabei so vorgehen,
dall wir zum einen die Performanz von Mozart, die aktuelle Implementierung von Oz, mit ande-
ren Systemen vergleichen werden. Zum anderen wollen wir an einer Reihe von gréf3eren realen
Anwendungen, die in Oz programmiert wurden, Uberprifen, inwieweit sich die hier beschriebe-
nen Techniken in der Praxis bewahren und wo gegebenenfalls noch Bedarf fuir Verbesserungen
besteht.

Beim Vergleich von Programmiersystemen wird der Performanz der Ausfiihrung von Program-
men oft eine grole Bedeutung beigemessen, obgleich fiir den Benutzer viele andere Faktoren
(wie kurze Entwicklungszeiten, Portabilitit, Quellcode- und Binarkompatibilitat, Bibliotheken,
Werkzeuge, Verfligbarkeit, leichte Erlernbarkeit) oft eine noch gréRere Rolle spielen. So wurde
die Implementierung von Mozart auch nicht primar auf hohe Performanz um jeden Preis aus-
gelegt. Viele andere Kriterien spielten hier eine Rolle, die diesen Aspekt oft in den Hintergrund
treten lieRen. Wichtig fir die Implementierung einer Sprache, die sich standig stark im Wandel
befand und noch befindet, war vor allem, flexibel auf neue Ideen eingehen zu kénnen und diese
in der Praxis leicht verifizieren zu kénnen.

Nichtsdestotrotz kénnen Benchmarks wichtige Hinweise sowohl flir den Benutzer als auch den
Implementeur geben. So erlauben sie dem Benutzer eine Einordnung unterschiedlicher Syste-
me. Da Anwendungen selten zu schnell laufen, kann der Benutzer zumindest grob abschétzen,
mit welchen EinbufRen oder Gewinnen er bei der Wahl des einen oder anderen Systems rechnen
muf. Weiter kdnnen Benchmarks dem Benutzer zeigen, wie er Programme effizienter schreibt,
indem sie ihm eine Vorstellung davon geben, welche Konstrukte eine Implementierung beson-
ders gut unterstiitzt und welche weniger. Schlielich sind Benchmarks auch eine wichtige Hilfe
fur den Implementeur: sie zeigen diesem wo noch Bedarf fur Verbesserungen besteht und kénnen
alle Komponenten wie Maschine, Compiler, Darstellung der Datenstrukturen betreffen. Bei Oz
kommt weiter als Vorteil hinzu, dal’ das Design der Sprache noch nicht fix ist. So hatten nicht sel-
ten Ergebnisse von Benchmarks auch wieder Ruckwirkungen auf das Sprachdesign, wenn man
erkannte, daf sich bestimmte Konstrukte nicht oder nur mit groRen Aufwand effizient implemen-
tieren lassen; oft reichte eine leichte Modifikation aus.

Im folgenden gehen wir in Abschnitt 10.1 kurz auf die Problematik der Durchfihrung eines
fairen Vergleichs ein. In den Abschnitten 10.2 bis 10.5 stellen wir die Systeme vor, mit denen
wir Mozart verglichen haben und beschreiben was und wie wir gemessen haben. In Abschnitt
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10.7 présentieren und diskutieren wir die Ergebnisse verschiedener Standard-Benchmarks. In
Abschnitt 10.8 komplettieren wir das Material um empirische Daten aus grofReren Anwendungen.

10.1 Das Problem eines fairen Vergleichs

Ein Ziel diese Kapitels ist eine Einordnung der Performanz von L relativ zu anderen vergleich-
baren Programmiersprachen. Wir werden daher im folgenden Zahlenmaterial prasentieren, das
diese Einordnung von L unter verschiedenen programmiersprachlichen Aspekten erlauben soll.
Uber das grundsatzliche Vorgehen und die Problematik zu aussagekraftigen Ergebnissen zu ge-
langen, wurde in der Literatur bereits ausgiebig diskutiert [Jai91]. Wir gehen daher im folgenden
nur kurz auf diejenigen Faktoren ein, die in unserem konkreten Fall einen fairen Vergleich er-
schweren und wie wir deren EinfluR? relativieren wollen.

L versus Mozart Ein Problem eines Vergleichs von L mit anderen Programmiersprachen be-
steht bereits darin, daB keine reale Implementierung von L existiert, da L ja nur als Vehikel
fiir die Darstellung der Konzepte und Ideen dieser Arbeit dient. Da L bis auf den funktio-
nalen Anteil aber eine echte Teilsprache von Oz ist, die wiederum der Implementierung
Mozart zugrunde liegt, sind wir wie folgt vorgegangen: wir haben die Implementierung
von Mozart erweitert, um die Rickgabe von Funktionsergebnissen & la L zu erlauben.
Technisch lieR sich das am einfachsten durch die Einfllhrung zweier neuer Builtins (zur
Riickgabe des Funktionsergebisses und zum Laden des Ergebnisses in eine Variable) rea-
lisieren, die direkt auf zwei neuen Maschineninstruktionen Ubersetzt werden. Diese Er-
weiterung bedingte somit minimale Anderungen an Mozart: Definition zweier einfacher
Instruktionen im Emulator und wenige Zeilen Extracode im Compiler.

Da diese Eingriffe mit nur moglichst wenig Aufwand verbunden sein sollten, ist der er-
zeugte Code allerdings nicht immer optimal: mitunter werden zum Beispiel noch zu viele
move-Instruktionen erzeugt. Eine sorgfaltigere Integration des funktionalen Teils von L in
Mozart sollte also zum Teil noch etwas besser abschneiden, als es die im folgenden pra-
sentierten Zahlen widerspiegeln.

In den folgenden Tabellen geben wir die Ergebnisse sowohl fur L als auch fiir Mozart an,
die zwar mit dem gleichen Emulator (und natrlich unter Verwendung der Oz Syntax) aber
in unterschiedlicher Kodierung ermittelt wurden: dies erlaubt eine Abschatzung der Kosten
einer rein funktionalen Implementierung gegenuber der Verwendung logischer Variablen.

Die Ermittlung der Werte fur L unter Verwendung des Mozart-Emulators sind insofern
nicht unfair (aus Sicht der anderen Systeme), als eine eigene Implementierung der schlan-
keren Sprache L mindestens genauso effizient sein muB, da diese nicht dem zusatzlichen
Ballast der vollen Sprache Oz Rechnung tragen mufR.

Apfel und Birnen Wenn schon der Vergleich verschiedener Implementierungen der gleichen
Programmiersprache schwer ist, so gilt das in noch viel starkerem Male fir einen Ver-
gleich vollig verschiedener Programmiersysteme. So wird man schon bei der Formulie-
rung eines Algorithmus zur Lésung eines bestimmten Problems auf die Féahigkeiten der
Programmiersprache, in der der Algorithmus implementiert werden soll, achten. Aber auch
die Implementierung des gleichen Algorithmus kann in verschiedenen Sprachen deutlich
unterschiedlich geschehen: soll man etwa einen Sortieralgorithmus mit Listen oder mit
Feldern und destruktiven Anderungen in diesen Feldern implementieren? Was ist wenn
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eine Sprache Felder und explizite Schleifen unterstiitzt, die andere aber nur Listen und
rekursive Funktionen anbietet?

Um verlaBliche Aussagen Uber die Performanz eines Programmiersystems machen zu kén-
nen, sollte man sinnvollerweise so vorgehen, dal man verschiedene grofere reale Anwen-
dungen aus unterschiedlichen Bereichen auswahlt (z.B. Arithmetik, symbolische Berech-
nung). Dann sollte man versuchen, diese moglichst effizient bei freier Wahl der Daten-
strukturen und Algorithmen in jedem System zu kodieren. Das setzt allerdings nicht nur
sehr gute Kenntnisse der Programmiersprache sondern auch der Eigenheiten der jeweili-
gen Implementierungen voraus. Eine solche Analyse kdnnen wir hier selbstverstandlich
nicht leisten. In dieser Arbeit geht es uns ja auch gar nicht um einen Vergleich der Qualitat
von Programmiersprachen. Vielmehr wollen wir hier kldren, ob die Implementierung be-
stimmter programmiersprachlicher Konzepte wie Funktionen, Arithmetik, Listen, etc., in
einer Multiparadigmen-Sprache wie Oz kompetitiv sein kénnen.

Wir werden daher in Abschnitt 10.7 anhand verschiedener gangiger Benchmarks \Verglei-
che anstellen, die jeweils bestimmte Aspekte (z.B. Arithmetik, Funktionen, Erzeugung von
Datenstrukturen, etc.) betonen. Dabei setzen wir jeweils die gleichen Algorithmen unter
Verwendung gleichwertiger Datenstrukturen ein.

Speicherbereinigung Die Speicherbereinigung kann einen groRen Einflu auf die Gesamtlauf-
zeit haben. So kdnnen in Extremféllen die Zeiten fir GC um ein vielfaches ber den ei-
gentlichen Laufzeiten der Benchmarks liegen, so dal man hier nur die Geschwindigkeit des
Garbage Collectors und nicht die der eigentlichen Implementierung mift. Viele Systeme
erlauben eine Steuerung durch den Benutzer, wie héufig der Garbage Collector loslaufen
soll. Was sind hier faire Einstellungen? Die Speicherbereinigung kann aber auch die Lauf-
zeit der Benchmarks positiv beeinflussen: zum Beispiel durch besseres Cacheverhalten bei
groRerer Lokalitat der Daten oder durch Verkiirzung von Referenzketten speziell in Oz.

Wir haben daher versucht (soweit dies mdglich war), bei den Testlaufen den Garbage Col-
lector jeweils auszuschalten oder haben die Zeiten fur GC herausgerechnet.

Compiler Der Compiler hat einen entscheidenden EinfluB auf die Geschwindigkeit, mit der Pro-
gramme ausgefihrt werden. In diesem Kapitel geht es uns um die Untermauerung der The-
se, dal eine kompetitive effiziente Implementierung einer Sprache wie L mdglich ist. So
messen unsere Testprogramme stets nicht nur die Geschwindigkeit der Implementierungen
der virtuellen Maschinen sondern auch immer die Qualitét der Compiler.

Zudem unterstltzen viele Compiler auch noch eine Reihe von Optionen, mit denen man die
Qualitat des erzeugten Codes deutlich beeinflussen kann; dabei kann es vorkommen, daf3
ein Satz von Optionen, der fur einen Benchmark von Vorteil ist, einen anderen benach-
teiligt. Wir haben daher alle Benchmarks mit den gleichen Compilerschaltern tbersetzt,
wobei wir (wenn vorhanden) einen Schalter verwandt haben, der generisch die hochste
Optimierungsstufe aktiviert.

Kodierung Bei der Kodierung der Algorithmen muf darauf geachtet werden, da man, auch
wenn man gleiche Datenstrukturen und Anweisungen verwendet, im Detail jeweils best-
mdogliche Konstrukte einsetzt. Beispiel: mehrstellige Funktionen lassen sich in emuliertem
OCAML am besten durch Currying formulieren, wahrend die Verwendung von Tupeln
deutlich langsamer ist (der native Code Compiler von OCAML hat dieses Problem nicht).

Architektur der virtuellen Maschine Wie wir in Abschnitt 5.1 bereits diskutiert haben, hat die
Architektur der Maschine einen Einflu auf die Effizienz der Implementierung. Vergleicht
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man also etwa eine Register- mit einer Stackmaschine, so lassen sich daraus nur bedingt
direkt Rlckschlisse auf die grundsatzlichen Mdglichkeiten hinsichtlich der effizienten Im-
plementierbarkeit der zugehdrigen Sprachen schlielen.

Nativ oder emuliert Der Vergleich eines nativen mit einem emulierten Systems ist per se nicht
sehr aussagekraftig. Wir werden im folgenden aber dennoch auch Systeme aufnehmen, die
nativen Code erzeugen, da dies interessante Einsichten erlaubt, welche Arten von Program-
men wie stark von nativer Codeerzeugung profitieren. Diese Zahlen sind vor allem dann
interessant, wenn man beide Implementierungstechniken anhand der gleichen zugrunde-
liegenden Programmiersprache vergleichen kann.

Hardware Die Wahl der Hardware ist von groRer Bedeutung, sowohl fiir native als auch fir
emulierte Ausfuhrung. So hangt davon etwa ab, wie natirlich (und damit wie effizient)
sich der virtuelle Instruktionssatz auf den realen abbilden 1&8t. Auch die Unterscheidung
ob RISC oder CISC Architektur ist wichtig: fur virtuelle Maschinen mit vielen virtuellen
Registern (wie die von L) ist es auf einer CISC Maschine schwerer, diese auf die dort in
geringerer Zahl vorhandenen realen Register der Hardware abzubilden. Auch die Qualitét
der Cachearchitektur und (weniger) des Hauptspeichers der Hardware sind wichtig: Spra-
chen, die stark und zudem wenig lokal auf der Halde arbeiten, profitieren starker von guten
Caches, als Sprachen, die per Konstruktion mehr mit Registern oder lokal im Speicher ar-
beiten. In Abschnitt 10.3 gehen wir genau sowohl auf die Konfiguration als auch auf die
Griinde fiir die Wahl des fiir die Benchmarks verwendeten Rechners ein.

Betriebssystem Nach unseren Erfahrungen hat die Wahl des Betriebsystems nur einen sehr un-
tergeordneten Einflul auf die Ausfiihrungsgeschwindigkeit (insbesondere auf die relative
Ausflihrungsgeschwindigkeit der verglichenen Systeme untereinander). So konnten wir
etwa flr Mozart bei Messungen unter Linux und unter Windows 95/NT praktisch keine
Unterschiede feststellen, wenn beide Emulatoren mit der gleichen Version des GNU C
Compilers lbersetzt werden.

Last Die Last des Rechners kann die Ergebnisse beeinflussen. Bei den Messungen haben wir
darauf geachtet, dal3 sonst keine anderen Jobs/Benutzer auf dem Rechner aktiv waren. Auf
dem Rechner liefen inshesondere keine Serverprozesse (ftp, NFS, Mail, etc.).

Auswahl der Sprachen Bei der Auswahl der Sprachen und Systeme, mit denen wir Oz ver-
gleichen wollen, haben wir unter der Unzahl der Uberhaupt existierenden Systeme eine
Auswahl treffen mussen (siehe Abschnitt 10.2). Das betrifft sowohl die Sprachen selbst als
auch konkreten Implementierungen einer bestimmten Sprache: ein Vergleich von Oz mit
Perl macht genausowenig Sinn, wie ein Vergleich mit einer ineffizienten Implementierung
von ML.

Installation Viele Systeme sind im Quellcode und/oder in Binarform verfugbar. Gerade wenn
man einen Emulator selbst ibersetzt, kann man leicht Fehler machen: Ubersetzt man nicht
mit dem GNU C Compiler, so wird in der Regel kein threaded code (vgl. Abschnitt 6.6)
verwandt. Aber auch wenn man den richtigen Compiler verwendet kann man durch eine
Vielzahl von Schaltern fiir Optimierungen die Ausfiihrungsgeschwindigkeit des Emulators
beeinflussen. Wir haben daher darauf geachtet, wenn méglich die Binérversion fur die
Vergleiche heranzuziehen, da hier davon auszugehen ist, daft die Entwickler eine méglichst
optimal Ubersetzte Version zur Verfligung stellen.
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Tabelle 10.1 Verglichene Sprachen und deren Implementierungen

Nativ/

Sprache Implementierung \ersion . WWW
Emuliert
SML SML of New Jersey 110 N cm.bell-labs.com/
cm/cs/what/sminj/

SML Harlequin ML Works 1.0r2 N www.harlequin.com/products

SML Moscow ML 1.42 E www.dina.kvl.dk/
~sestoft/mosml.html

OCAML Objective Caml emuliert | 2.00 E pauillac.inria.fr/ocaml

OCAML Objective Caml native 2.00 N

Java Sun JDK 1.1.6 E java.sun.com

Java Kaffe 1.0.b1 N www.kaffe.org

Prolog Sicstus 3.7 E WWW.sics.se/sicstus

Common Lisp | Allegro CL 5.0 N www.franz.com/products

Common Lisp | GNU CL 2.2.2 N

Erlang Erlang System/OTP 4.6.4 E www.erlang.se

C++ EGCS 1.1b N egcs.cygnus.com

Wir haben versucht, den EinfluR der oben genannten Faktoren bei unseren Messungen so weit
als moglich zu reduzieren und gréBtmdgliche Fairnell walten zu lassen. Dabei muf aber erwahnt
werden, dal} wir mit der eigenen Implementierung Mozart naturgemals mit Abstand am vertrau-
testen sind. So ist der EinfluR von negativen Faktoren, die zu einem Verfalschen der Ergebnisse
fiihren kdnnten, bei Mozart sicherlich am geringsten. Insbesondere deckten die ersten Ergebnisse
in wenigen Benchmarks noch kleine Schwachstellen in Mozart auf, die wir dadurch beseitigen
konnten (was ja auch ein Grund fiir Benchmarks ist). Die anderen Systeme hatten diese Chance
nicht.

Das soll aber nicht heil3en, da wir kein Vertrauen in die Aussagekraft der ermittelten Werte
haben: wir kénnen uns nicht vorstellen, daf’ ein anderer Beobachter zu Ergebnissen kommen
kann, die signifikant von unseren abweichen.

10.2 Sprachen und Systeme

Wir wollen im folgenden Mozart, die aktuelle Implementierung von Oz, mit der Implementie-
rung verschiedener anderer Sprachen vergleichen. Tabelle 10.1 stellt alle verwendeten Systeme
mit genauer Angabe der Versionsnummer und weiteren Verweisen ins Web zusammen. Bei der
Auswahl haben wir darauf Wert gelegt, Sprachen zu berlicksichtigen, die in ihrer Philosophie
und Charakter mit dem von Oz mdglichst einhergehen (C++ haben wir mit hinzugenommen, um
einen Eindruck zum Verhéltnis der Implementierungstechnologie imperativer Sprachen zu ge-
winnen). Diese Liste ist sicher nicht vollstandig, beriicksichtigt aber einen reprasentativen Aus-
schnitt moderner Sprachen dieser Art.

Bei der Auswahl der Implementierungen der einzelnen Sprachen haben wir besonderen Wert dar-
auf gelegt, moglichst effiziente Vertreter auszuwéhlen. Diese sollten zudem uber das Prototypen-
Stadium hinaus sein und vielmehr ihre Praxistauglichkeit unter Beweis gestellt haben, indem sie
flr die Implementierung auch groRRerer Systeme geeignet sind.
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Im folgenden vergleichen wir Oz unter Mozart mit den folgenden Programmiersprachen und
deren Implementierungen:

ML SML New Jersey bildet den Quasi-Standard einer Referenz-Implementierung von SML. Es
gilt allgemein als sehr effiziente Implementierung, die nativen Code fiir alle wichtigen
Plattformen erzeugt. Die Distribution beinhaltet auch Concurrent ML [Rep92], eine Er-
weiterung von SML um Nebenlaufigkeit.

MLWorks ist eine kommerzielle, native Implementierung von SML der Firma Harlequin.

Moscow ML ist ein beliebter Emulator fir SML, der wegen seiner Kompaktheit und Porta-
bilitat geschatzt wird. Die Implementierung ist aus den Quellen von CAML (siehe unten)
hervorgegangen.

Bei OCAML handelt es sich um eine Implementierung vom ML, die auf dem CAML Light
Dialekt der Sprache beruht, die um ein klassenbasiertes Objekt-System erweitert wurde
[RV97]. OCAML umfaf’t sowohl einen Emulator als auch einen native Code Compiler. So
kénnen hier gut Vor- und Nachteile beider Techniken aufbauend auf der selben Basisspra-
che verglichen werden.

Java JDK (Java Development Kit) ist die im UNIX Umfeld dominierende Implementierung des
Sprachentwicklers Sun Microsystems. Entsprechend der aktuellen Bedeutung der Sprache,
wird hier die Entwicklung im Vergleich zu den anderen Systemen mit entsprechend mehr
Man-Power vorangetrieben. Wir haben die Blackdown Portierung fir Linux verwandt, die
die Original Quellen von Sun verwendet.

Kaffe ist ein JIT (just in time) natives System, dessen Quellen im Gegensatz zu JDK frei
verfugbar sind.

Prolog SICStus Prolog vom SICS (Swedish Institute of Computer Science) dominiert des Feld
der Prolog-Implementierungen (vor allem nachdem SICS die Rechte an Quintus Prolog
erworben hat). Es wird gerne fur Performanzvergleiche mit anderen logischen Sprachen
herangezogen. Neben einem Emulator kann SICStus auch nativen Code fur eine Reihe
von Plattformen (leider nicht fur die hier verwandten Intel-Prozessoren) erzeugen. Nach
unseren Erfahrungen ist SICStus deutlich schneller als andere beliebte Prolog Implemen-
tierungen wie etwa SWI-Prolog oder Eclipse.

Common Lisp Allegro Common Lisp (ACL) von Franz Inc. ist einer der flihrenden Anbieter
kommerzieller Common Lisp Implementierungen.

GNU Common Lisp (GCL) ist die freie GNU Implementierung der Sprache, die aus AKCL
(Austin Kyoto CL) hervorgegangen ist. GCL wurde auch ausgewahlt, weil es die Uberset-
zung von Lisp nach C als Implementierungstechnik verwendet.

Erlang wurde von Ericsson entwickelt [AVWW96] und erlebt zur Zeit einen groen Boom in-
nerhalb der Firma. Es handelt sich um eine nebenlaufige, funktionale, dynamisch getypte
Sprache, die z.B. zur Implementierung von Telefonvermittlungsstellen (switches) einge-
setzt wird.

Fur die Tests haben wir Erlang Systems/OTP verwandt, das auf einem Emulator basiert
und frei verfligbar ist. Daneben wird innerhalb von Ericsson noch an weiteren Implemen-
tierungen der Sprache gearbeitet, wie zum Beispiel Turbo-Erlang [Hau94], das nach C
ubersetzt.
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C/C++ féllt aus dem Rahmen der anderen Sprachen heraus. Es wurde ausgewéhlt, um das Ver-
héltnis zur Implementierungs-Technologie imperativer Sprachen abschatzen zu kénnen.

Fir die Messungen haben wir den EGCS Compiler verwandt, der die aktuellste Weiterent-
wicklung des GNU C Compilers darstellt.

10.3 Die Testplattform

Als Testplattform haben wir einen Pentium 1l basierten Arbeitsplatzrechner unter Linux gewéhlt,
der im Einzelnen wie folgt ausgestattet ist:

CPU: Intel Pentium 11

Taktrate: 300 MHz

Anzahl CPUs: 2

Second-Level Cache: 512 kB pro CPU
Hauptspeicher: 512 MB, 60ns EDO
Festplatte: 4GB EIDE
Betriebssystem: Linux 2.0.35 (RedHat 5.1)

Grund fir die Wahl einer Intel basierten Plattform war (neben dem Kriterium der Verfugbarkeit)
vor allem die Tatsache, dal es sich dabei um die mit Abstand am weitesten verbreitete Hardware-
Plattform handelt. Somit haben die ermittelten Werte einen breiten Giltigkeitsbereich und es wird
dem Leser erleichtert, die ermittelten Ergebnisse selbst nachzuvollziehen.

Der Uppige Hauptspeicherausbau minimiert ein Verfélschen der Ergebnisse durch Paging und
Swapping.

Wir bereits zuvor erwahnt hat die Wahl des Betriebssystems keinen signifikanten EinfluR auf
die MelRergebnisse. Linux bietet den Vorteil, daB viele der verglichenen Systeme in Bindrform
verfugbar sind. So kdnnen diese einfach und in der von den Entwicklern gewtinschten Form
installiert werden. Zudem sind die meisten Systeme traditionell im UNIX-Umfeld entstanden
und werden hier entwickelt, so dal diese Plattform in der Regel die beste Unterstitzung findet.

10.4 So haben wir gemessen

Bei mehreren Messungen des gleichen Systems mit den gleichen Parametern kénnen unter Um-
standen deutliche Schwankungen bei den Ergebnissen auftreten, die zum Beispiel durch Caching,
Paging, etc. hervorgerufen werden. Diese gilt es mdglichst zu reduzieren [Jai91]:

e Wir haben daher darauf geachtet, daf} alle Benchmarks im physikalischen Hauptspeicher
der Maschine ablaufen kénnen, um den EinfluR des Pagings zu minimieren.

e Die Messungen wurden so vorgenommen, dal jeder einzelne Benchmark méglichst min-
destens 1 CPU Sekunde benétigt. Die folgenden Tabellen enthalten fiir manche Systeme
dennoch Zahlen, die deutlich darunter liegen: in diesen Fallen haben wir die zugehorigen
Benchmarks entsprechend langer laufen lassen und die Ergebnisse herunter gerechnet.
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e Fir jeden Benchmark haben wir 10 Durchldufe vorgenommen und in die Tabellen das
arithmetische Mittel dieser Ergebnisse aufgenommen.

Dadurch konnten wir erreichen, daf sich die Streuung der Werte in einem engen Rahmen bewegt:
die Standard-Abweichung liegt nie mehr als 10 Prozent vom arithmetischen Mittel entfernt, meist
sind es weniger als 5 Prozent Abweichung [Jai91].

10.5 Quellprogramme

Die Quellprogramme aller hier durchgefiihrten Benchmarks wurden (ber
http://ww. ps. uni - sh. de/ ~schei dhr/t hesi s/ benchmar ks

verfugbar gemacht. Um dem Leser ein schnelleres Auffinden zu ermdglichen, haben wir zudem
die Kodierung aller Funktionen in der Version fir SML im Anhang C beigefigt.

10.6 Mikro Benchmarks

An dieser Stelle hatten wir urspriinglich vor, einen Vergleich der verschiedenen Systeme durch-
zuflihren, der auf die Messung ganz bestimmter Aspekte fokussiert, wie zum Beispiel die Kosten
flr Funktionsaufrufe, das Erzeugen von Tupeln, Arithmetik, etc. Je mehr wir uns aber damit be-
schaftigten, umso schwieriger oder gar unmdglich erschien es uns, hierzu aussagekraftige Werte
zu ermitteln, weswegen wir schlieflich ganz darauf verzichten wollen. Die Griinde hierfur wer-
den wir im folgenden darlegen.

Es gab sowohl Probleme darin, zu bestimmen, was zu messen ist als auch wie die Messungen zu
erfolgen haben. Wir wollen dies am Beispiel der Arithmetik genauer erldutern; fir die anderen
Aspekte lagen die Probleme sehr dhnlich.

Will man die Kosten fir einzelne arithmetische Operationen ermitteln, so gilt es zunéchst zu kl&-
ren, welche Operationen man messen will: so kann man zu sehr unterschiedlichen Ergebnissen
kommen, wenn man eine Addition einer Multiplikation oder einem Vergleichstest gegeniber-
stellt (in Mozart werden beispielsweise manche Operationen durch eigene Maschineninstruktio-
nen realisiert, andere durch native Funktionen). Weiter muf3 man entscheiden, ob man Ganzzahl-
oder FlieBkomma-Arithmetik oder auch Arithmetik auf groen Zahlen einbeziehen will. Unter-
schiedliche Ergebnisse ergeben sich in der Regel auch, wenn man eine Operation z + y, bei der
beide Operanden zur Ubersetzungszeit unbekannt sind, mit einer Addition etwa der Form z + 5
vergleicht (manchmal spielt auch der konkrete Wert der Konstanten noch eine Rolle). Will man
hier nicht unfair sein, so kann das nur heil3en, daR man Werte zu allen obigen Kombinationen er-
mittelt. So kann man leicht auf einige Dutzend Werte flr jedes System kommen, was dem Leser
dann sicher keinen Mehrwert mehr bringt.

Aber auch die Frage danach, wie die Messungen zu erfolgen haben, birgt Fallstricke. Wie soll
man etwa die Kosten einer Addition = + y ermitteln? Man kdnnte so vorgehen, da man eine
Schleife schreibt, in deren Rumpf man die Addition durchfuhrt und die Kosten dafiir mit einer
leeren Schleife vergleicht. Mi8t man dann aber wirklich nur die Kosten der Addition? Hier kom-
men mindestens die Kosten fiir das Bereitstellen der Argumente hinzu: wenn z und y in Registern
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gehalten werden, ergeben sich vollig andere Werte, als wenn der entsprechende Compiler diese
auf dem Keller ablegen mu. Unter Umsténden sieht der Code fiur den Schleifenrumpf véllig
anders aus. Zudem ben6tigt das Durchlaufen der Schleifen meist deutlich mehr Laufzeit als die
Addition selbst. So sind Schwankungen der Ergebnisse von einer Messung zur nachsten oft mehr
durch Schwankungen der Schleife bedingt als durch die Operationen, die man eigentlich messen
will. SchlieBlich gilt es auch noch, die Cleverness des Compilers zu umgehen: man muf verhin-
dern, daB dieser die Operation aus der Schleife herausfaktorisiert oder sie gar ganz eliminiert.
Das kann dann aber leicht zu Konstruktionen fiihren, die wieder ganz andere Dinge messen als
die, an denen man eigentlich interessiert ist.

Aus diesen Grunden haben wir auf eine Messung verzichtet und uns auf die Messungen in Ab-
schnitt 10.7 konzentriert, die auch jeweils spezielle Aspekte betonen, aber unter Berlicksichti-
gung der Bemerkungen aus Abschnitt 10.1 zu aussagekraftigeren Ergebnissen fiihren.

10.7 Standard-Benchmarks

Wir vergleichen im folgenden die unterschiedlichen Systeme anhand verschiedener in der Li-
teratur haufig verwandter Programme zur Messung der Performanz der Implementierung von
Programmiersprachen. Wir haben die Auswahl dabei so getroffen, so daR die verschiedenen
Benchmarks jeweils unterschiedliche Implementierungsaspekte (wie z.B. Arithmetik, Funktio-
nen, Erzeugung von Datenstrukturen, Matching, etc.) abdecken.

Wir haben nur die Laufzeit der verschiedenen Programme gemessen, den Speicherverbrauch ha-
ben wir nicht mit einbezogen: viele Systeme bieten dem Benutzer gar nicht die Mdglichkeit
diesen zu ermitteln. Bei anderen besteht der Speicher aus unterschiedlichen Segmenten, bei de-
nen oft durch Verwendung einer Freispeicherverwaltung diese Werte schwer zu bewerten sind
(so braucht in der Regel der erste Durchlauf mehr Speicher als die folgenden). Vor allem aber
hat die Wahl der Parameter zur Steuerung der Speicherbereinigung einen entscheidenden Einfluf3
auf das Speicherplatzverhalten, so daB sich (wie wir in Abschnitt 10.1 bereits ausgefiihrt haben)
ein fairer Vergleich nicht bewerkstelligen 1aRt.

Die Ergebnisse haben wir in Form von Balkendiagrammen dargestellt. Dabei stehen kleine Bal-
ken stets fur gute Performanz. Die Balken sind jeweils mit absoluten Zahlen in Millisekunden
und der relativen Performanz im Vergleich zu Mozart (L) beschriftet. Bei der relativen Perfor-
manz bedeutet ein negativer Exponent bessere Performanz im Vergleich zu Mozart. So bedeutet
also etwa ein Wert von 1.5~ !, daR das entsprechende System genau anderthalb mal so schnell ist
wie Mozart.

Zur leichteren Orientierung haben wir die Systeme in zwei Gruppen eingeordnet: der obere Teil
der Balkendiagramme enthélt jeweils die Systeme, die auf Emulatoren basieren, wéhrend die
untere Halfte die Systeme listet, die nativen Code erzeugen.

10.7.1 Takeushi

Bei der Takeushi-Funktion handelt es sich um einen klassischen Benchmark aus der Welt der
funktionalen Programmierung [Gab85]. Der Benchmark mif3t einfache arithmetische Operatio-
nen, aber vor allem Funktionsaufrufe, also Bereitstellen der Argumente, Unterprogrammsprung
und Ricksprung. tak(24,16,8) fihrt zu rund 2,5 Millionen Funktionsaufrufen mit einem sehr
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Tabelle 10.2 Funktionen: Berechnung von tak(24,16,8). Links mit ganzen Zahlen, rechts unter
Verwendung von CPS.

System Integer CPS

L I 536 (1.00) I 2613 (1.00)
Mozart I 1283 (1.45) Il 2613 (1.00)
Sicstus I -7/ (291) | —
Erlang I 2106 (2.38) I 10042 (3.84)
ocAML emul | [l 790 (1.1271) Bl 2383 (1.10°1)

Moscow ML | | 1948 (2.20) 2012 (1.11)

JDK R 1239 (1.40) —

OCAML nativ | | 87 (10.18 1) Bl 1026 (2.55°1)
SML/NJ B323 2741 | 388 (6.73°1)
ML Works B240 33691 1824 (1.43°1%)

Allegro CL 23333801 —

GNU CL I (640 (1.85) —

Kaffe B 246 (360 1) —
GNU C++ | 161 (5.50°1) —

breiten Rekursionsbaum, der circa zu 75 Prozent aus Blattern besteht.

Tabelle 10.2 zeigt in der linken Spalte die gemittelten Ergebnisse zum Aufruf von tak(24,16,8).
Die ersten beiden Spalten, die mit ,,L*“ und ,,Mozart“ beschrieben sind, zeigen die Unterschie-
de auf, die sich ergeben, wenn man Funktionen so implementiert, dal man die Erbebisse Uber
Register oder respektive Uber logische Variablen an den Aufrufer zuriickgibt.

Wir kommentieren die Ergebnisse stichpunktartig:
e Die Verwendung logischer Variablen kostet in Mozart gegentber L einen Faktor von ca.
1,5 an Laufzeit.
e Unter den Emulatoren ist nur OCAML noch schneller als L.

e Mozart hélt sich sehr gut: gleich auf mit Java aber noch deutlich besser als andere funktio-
nale Sprachen (wie Moscow ML und Erlang), obgleich dies die Paradedisziplin der funk-
tionalen Sprachen ist und Mozart wegen Verwendung logischer Variablen benachteiligt
ist.

e OCAML ist ca 15 % besser als L und etwas weniger als doppelt so schnell wie Mozart.

e Unter den nativen Systemen fallen OCAML positiv und GNU CL negativ auf. Alle anderen
liegen dicht bei einander.



10.7. STANDARD-BENCHMARKS 193

e OCAML nativ ist sogar deutlich (Faktor 2) schneller als C++: OCAML verwendet einen
deutlich Kkleineren Funktionsheader und benutzt Register zur Parameteriibergabe. Bei an-
derer Wahl von Compiler-Schaltern fir GNU C++ oder Verwendung von Funktionen mit
mehr Argumenten kénnen sich diese Resultate deutlich verschieben.

Die rechte Spalte der Tabelle 10.2 zeigt die Ergebnisse flr eine Variante der Takeushi-Funktion,
die wir der Benchmark-Suite von SML/NJ entnommen haben. Hier wird die Funktion direkt in
der in [App92] beschriebenen Technik des Continuation Passing Style (CPS) kodiert (vgl. Ab-
schnitt C.1.2). So mift dieser Benchmark vor allem das dynamische Erzeugen von Funktionen
und higher-order Funktionsaufrufe. Die Ergebnisse wieder in Stichpunkten:

e Fir L und Mozart wurden dieselben Zahlen angegeben, da eine Kodierung durch Verzicht
auf logische Variablen keine Vorteile gebracht hétte.

e In Prolog, Java und C++ war eine Kodierung nicht méglich, da die Sprachen die dynami-
sche Erzeugung von Funktionen nicht unterstiitzen.

e Allegro CL und GNU CL versagen: es tritt ein Uberlauf ein, da beide Lisp Varianten End-
rekursion offenbar nicht bei higher-order Aufrufen optimieren.

e Erlang féllt stark zurtick: higher-orderness scheint hier noch verbesserungsféhig.

e Die anderen Emulatoren liegen hier recht dicht beieinander und ML Works hat nur noch
einen geringen Vorsprung vor diesen.

e Interessant ist auch ein Vergleich mit der Integer-Variante:

— Es bestehen nur minimale Unterschiede zwischen Integer und CPS fir SML/NJ: of-
fenbar verwendet auch die aktuellste Implementierung noch die CPS-Technik.

— OCAML nativ bricht deutlich ein: die CPS Variante ist ca. 12 mal langsamer und nur
noch etwa 2,5 mal schneller als Mozart.

10.7.2 Fibonacci

Auch die Fibonacci Funktion gehort zu den Benchmarks aus der funktionalen Programmierung.
Die Funktion ist ahnlich wie die Takeushi Funktion aus dem letzten Abschnitt gelagert. Fibonacci
verwendet aber mehr Arithmetik, nur ein statt drei Argumenten und die Anzahl der Blatter im
Rekursionbaum ist mit 50 Prozent deutlich geringer als bei Takeushi.

Tabelle 10.3 zeigt in der linken Spalte die Ergebnisse in der gangigen Variante unter \Verwendung
von Ganzzahl-Arithmetik. Im Vergleich zu Takeushi fallt Mozart deutlicher zuriick; hier kommen
verschiedene Faktoren zusammen: dynamische Typen wirken sich negativ bei der Arithmetik
aus, ein registerbasiertes Maschinendesign (vgl. Abschnitt 5.1) und einfachere Verwaltung der
L-Registersatze (vgl. Abschnitt 5.2) driicken auf die Ausflihrungsgeschwindigkeit von Funkti-
onsaufrufen. Bei den anderen Systemen bietet sich in etwa das gleiche Bild wie auch bei Takeus-
hi. Insbesondere liegen die nativen Systeme wieder ganz stark vorne.

Wahrend sich in der Ganzzahl-Variante keine Uberraschungen auftun, ergeben sich interessan-
te Resultate, wenn man eine kleine Anderung vornimmt, indem man FlieBkommazahlen statt
ganzen Zahlen verwendet (rechte Spalte in Tabelle 10.3):
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Tabelle 10.3 Funktionen und Arithmetik: £ib(31). Links mit ganzen Zahlen, rechts mit Flie-

kommazahlen.

System Integer FlieBkomma

L I 1332 (1.00) I 1939 (1.00)

Mozart R 1572 (1.18) B 2215 (1.14)

Sicstus I ;555 274 | I 2658 (2.42)
Erlang I 2258 (1.70) I G344 (3.27)
OCAML emul 67 17471 I 2306 (1.19)
Moscow ML B 1044 (1.2871) I 1868 (1.047 1)

JDK I 1105 (1.2171) I 2068 (1.07)
OCAML nativ 102 (13.0671) Bs6o (2.2371)

SML/NJ 264 (5.05°1) B 431 (450°1)

ML Works 181 (7.367") [l 1039 (1.87°1)

Allegro CL 231 (5.7771) I 3097 (1.60)
Allegro CL (decl.) | | 195 (6.83~") I 1866 (1.047 1)

GNU CL I 3056 (2.29) I /223 (2.18)
Kaffe | 224 (5.9571) B 1355 (1.4371)

GNU C++ 174 (7.6671) | 251 (7.7371)

Die FlieBkommavariante ist bei OCAML emul und Erlang circa um den Faktor 3 langsamer
als die Integer-Version, so da OCAML nun etwa gleichauf mit Mozart ist.

Mit Ausnahme von SML/NJ und C++ scheint dieser Benchmark allen nativen Systemen
deutliche Probleme zu bereiten.

Deutlich sind die Einbriiche bei ML Works und OCAML nativ: trotz strengen statischen
Typsystems verwenden beide Systeme hier offenbar eine geboxte Darstellung flr Flie-
kommazahlen und allozieren diese auf der Halde. Eine ungeboxte Darstellung von Fliel3-
kommazahlen wird wohl vorwiegend nur bei der Verwendung von Schleifen vorgenom-
men, nicht aber bei der Parameteriibergabe [Ler97].

Auch Kaffe hat hier Probleme und liegt nur noch wenig vor JDK.
Am starksten sind die Einbrliche bei ACL, das sogar hinter Mozart zuriickfallt.

Der Common Lisp Standard erlaubt auch explizit die Deklaration der Typen von Varia-
blen. Fugt man solche Deklarationen hinzu, so werden die Ergebnisse fir ACL besser
(Zeile ,,Allegro CL (decl.)*). Der Compiler setzt dann aber keine Typtests mehr ein: ruft
man die Funktion dann mit einem falsch getypten Argument auf, flihrt dies zu den un-
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Tabelle 10.4 Listenoperationen: naives Umdrehen einer Liste mit 3000 Elementen.

Mozart 1101 (1.00)

L Il 1989 (1.81)
Sicstus B 1752 (1.59)
Erlang Il 39070 (3.61)

OCAML emul | [ 1663 (1.51)
Moscow ML | [} 2876 (2.61)

JDK I (3013 (11.82)

OCAML nativ | ] 1143 (1.04)
SML/NJ |686 (1.60 1)

ML Works ] 1060 (1.04° 1)
Allegro CL B 2255 (2.05)
GNU CL I 4877 (4.43)

Kaffe I 27212 (24.72)

GNU C++ B 1873 (1.70)

terschiedlichsten Fehlern (von falschen Ergebnissen bis zu Abstlirzen mit bus error). Der
Leser mag selbst entscheiden, ob ein solcher Vergleich noch sinnvoll ist.

10.7.3 Naive Reverse

Bei diesem Benchmark handelt es sich um den Benchmark aus der logischen Programmierung
[War77], bei dem es um das naive Umdrehen einer Liste geht, wobei die Funktion append (und
damit das Erzeugen neuer Listenstrukturen auf der Halde) im Mittelpunkt steht. Hier sind Spra-
chen mit logischen Variablen im Vorteil, da sich append hier endrekursiv formulieren 1akt. Die
Zeile ,,Mozart* in Tabelle 10.4 zeigt die Variante mit logischen Variablen, wahrend die Zeile ,,L*
die Ubliche funktionale (und insbesondere nicht endrekursive) Definition verwendet.

e Durch die Verwendung von logischen Variablen 1463t sich in Mozart eine Beschleunigung
um den Faktor 1.7 erzielen.

e Mozart ist etwa gleich auf mit OCAML nativ und ML Works und doppelt so schnell wie
natives ACL.

e Der Abstand der emulierten zu den nativen Systemen ist deutlich geringer als bei den
bisherigen Benchmarks: bei Operationen auf der Halde kdnnen die nativen Systeme ihre
\orteile kaum noch ausspielen.

e Erlang enthélt Zeiten fur die Speicherbereinigung, wobei unklar ist, wie hoch diese sind.
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Tabelle 10.5 Quicksort: 30-maliges Sortieren einer Liste mit 5000 Elementen.

System Listen Higher-Order Felder
Mozart 1240 (1.00) | 3619 (1.00) [} 3088 (1.00)

L — | 3189 (1.13-1) —

Sicstus [l 3016 (2.43) I 772 (11.54) | —

Erlang Il 3763 (3.03) B 7563 (2.09) —

OCAML emul | 1952 (1.57) 3079 1.18 1) I 3855 (1.25)
Moscow ML | [ 2674 (2.16) 4318 (1.19) I 11082 (3.59)
JDK B 6437 (5.19) B 6872 (1.90) | 2085 (1.48-1)
OCAML nativ | 478 (2.59°1) 656 (5.52°1) 770 (4.0171)
SML/NJ 336 (3.6971) 984 (3.6871) 390 (7.9271)

ML Works 384 (3.2371) 686 (5.2871) 280 (11.037 1)
Allegro CL 415 (2.99°1) 668 (5.42°1) | 2031 (152 1)
GNU CL Il 3121 (2.52) | 3002 (1.17-1) I 03679 (7.67)
Kaffe I 11012 (9.61) | 12123 (3.35) 356 (8.67 1)
GNU C++ 358 (3.4671) 480 (7.5471) 148 (20.8671)

o Java fallt weit zuriick (Listen wurden hier als Objekte implementiert): offensichtlich ist das
Erzeugen neuer Objekte in Java sehr teuer.

e Emuliertes JDK ist etwa doppelt so schnell wie natives Kaffe.

e Mozart ist sogar deutlich schneller als C++:

— Die Speicherverwaltung wurde nicht liber malloc/free implementiert, sondern ver-
wendet selbst geschriebene Routinen, die sehr viel effizienter sind, sonst ware der
Abstand noch deutlich groRer.

— Die Funktion append wurde funktional implementiert: durch Verwendung von Schlei-
fen (was hier nicht ganz einfach ist) lassen sich bei C++ sicher noch deutliche Ver-
besserungen erzielen.

10.7.4 Quicksort

Wir betrachten 3 verschiedene Versionen des Quicksort-Algorithmus. Tabelle 10.5 zeigt in der
linken Spalte eine Version, die mit Listen arbeitet. Die Version in der mittleren Spalte ,,Higher-
Order* unterscheidet sich davon, daf3 hier der Vergleichstest der einzelnen Argumente nicht direkt
tiber den <-Operator sondern abstrakt Uber eine Funktion durchgefiihrt wird (die zur Laufzeit
auch wieder an < gebunden ist), so daf die Compiler hier weniger gut optimieren kdnnen. Die
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rechte Spalte ,,Felder” schlielich zeigt eine Variante, bei der als Eingabe ein Feld verwandt wird,
das beim Sortieren destruktiv gedandert wird.

Als Eingabe diente jeweils eine Liste (bzw. ein Feld) mit 5000 Elementen, die durch einen Pseu-
do-Zufallszahlengenerator erzeugt wurden. Alle Systeme verwendeten hierzu die selbe Funktion,
so daR die Eingaben jeweils gleich waren.

Der Vergleich logischer mit funktionalen Systemen wurde fair gestaltet. Die Partitionierung der
Liste wurde so implementiert, daf nicht zwei Ausgaben (die sich unter Verwendung logischer
Variablen effizienter realisieren lassen) erzeugt wurden, sondern die Funktion partition direkt
den rekursiven Aufruf von quicksort startete (vgl. Abschnitt C.4.1).

e Der Benchmark mifit Listen-Operationen, Funktionsaufrufe mit vielen Argumenten und
arithmetische Vergleiche.

e Fir L ergeben sich nur in der higher-order Variante leichte Vorteile, weswegen wir die
anderen Werte fir L weggelassen haben.

e Listen

Mozart fihrt mit deutlichem Abstand die Emulatoren an: das liegt daran, da Mo-
zart in der inneren Schleife keinen L-Registersatz bendtigt und damit alle Werte in
Registern halten kann.

ACL schlagt sich gut.
SML/NJ ist sogar etwas besser als C++.

Bei Java wiederholt sich das Bild von naive reverse: Objekterzeugung ist teuer (vor
allem in Kaffe).

e Higher-Order:

— Alle Systeme verlangsamen mehr oder weniger stark.

— Mozart braucht nun auch einen L-Registersatz und wird deutlich langsamer, liegt
aber immer noch recht gut.

— Higher-orderness in Prolog mul3 durch dynamische Erzeugung von Goals teuer er-
kauft werden.

— Higher-orderness wurde in Java durch virtuelle Methoden simuliert: das verlangsamt
den Benchmark aber nur wenig: offenbar dominieren die Kosten fiir das Erzeugen
von Objekten.

— In Erlang haben wir apply(Module,Fun, [Argl,Arg2]) statt einem echten higher-
order Aufruf der Form Fun(Argl,Arg2) verwandt. Letzteres flhrt zu einer Verlang-
samung um den Faktor 2.

o Felder:

— Mozart schneidet wider Erwarten recht gut ab: Felder wurden bei der Implementie-
rung nicht besonders stark berlicksichtigt (z.B. keine eigenen Maschineninstruktio-
nen und sekundére Marken, die die Typtests verlangsamen).

— Mozart ist mehr als 3 mal schneller als Moscow ML.
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Tabelle 10.6 Berechnung aller Lésungen des n-Damen Problems fir n = 10.

Mozart I 2101 (1.00)

Sicstus I oo (2.81)
Erlang I 216 (2.48)
ocAML emul | [N 2433 (1.16)

Moscow ML | | 2672 (1.27)

JDK I 018 (1.10)

OCAML nativ | | 158 (13.30°1)

SML/NJ B316 (6.65°1)

ML Works B374 (562 1)

Allegro CL 540 (38371

GNU CL I /037 (1.92)

Kaffe B 1106 (1.90°1)
GNU C++ | 123 17.0871)

— Java ist in seiner Musterdisziplin (Felder und Arithmetik bei statischen Typen) nur
maliig vorne.

— Auch bei den nativen Systemen gibt es deutliche Unterschiede. Vor allem ACL liegt
stark zurtick (was sich durch Einfligen von Typdeklarationen sicher verbessern I143t).

— C++ markiert mit deutlichem Abstand den Stand der Kunst in dieser Disziplin.

10.7.5 N-Damen

Beim n-Damen Problem geht es darum auf einem n x n Schachbrett n Damen so zu plazie-
ren, dal} sie sich gegenseitig nicht schlagen kénnen. Wir berechnen alle Lésungen fiir n = 10.
Der Benchmark mift vor allem Ganzzahl-Arithmetik (MVergleiche, Absolutbetrag, Addition, Sub-
traktion) und boolesche Verknlipfungen. Es wird nur méaRig auf der Halde gearbeitet, da die
konstruierten Teillisten klein im Vergleich zum Suchraum sind.

Um einen fairen Vergleich zu erlauben, haben wir in C und Java Rekursion durch Schleifen
ersetzt. In Java haben wir zudem die Funktion abs zur Berechnung des Absolutbetrages inline
kodiert.

e Mozart fuhrt die Emulatoren an und liegt sogar vor Java, wobei diese Applikation Java
eigentlich besonders liegen sollte.

e Erwartungsgeman liegen die nativen Systeme sehr weit vorne, da hier wenig auf der Halde
gearbeitet wird.

o OCAML kommt schon sehr nahe an C++ heran.
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Tabelle 10.7 Mandelbrot-Algorithmus

Mozart I 3571 (1.00)

Sicstus I o468 (2.65)
Erlang I 502 (2.10)
OCAML emul B o (111

Moscow ML (132

JDK B 2257 (1587 1)

OCAML nativ Bs07 @877
SML/NJ B318 (11.2371)
ML Works Il os6 (362 1)

Allegro CL I /010 (1.37)

Allegro CL (decl.) | [l 1540 (2.32° 1)

Allegro CL (while) | | 240 (14.88 1)

GNU CL ey
Kaffe I 1350 (2.65° 1)

GNU C++ 91 (39.24°1)

10.7.6 Mandelbrot

Bei diesem Benchmark handelt es sich um einen Mandelbrot-Algorithmus aus den Benchmark-
Suite flir SML. Er mit Schleifen in deren Inneren viele arithmetische (vorwiegend FlieRkomma)
Operationen vorkommen, die zudem auf die Werte globaler symbolischer Konstanten zurlickgrei-
fen.

e InJava und C wurden rekursive Funktionen durch geschachtelte Schleifen ersetzt, was eine
deutliche Verbesserung brachte. In den ML Versionen brachte das keine Vorteile.
e Mozart ist in etwa gleich auf mit OCAML.

e JDK liegt unter den Emulatoren vorn: offenbar kénnen FlieRkommazahlen unboxed be-
handelt werden und muissen somit in Schleifen auch nicht auf der Halde verwaltet werden.

e Kaffe ist nur relativ wenig besser als JDK: vermutlich ist hier die Behandlung von FlieR-
kommazahlen noch verbesserungswirdig.

e Eine direkte Umsetzung in ACL liefert ein maRiges Ergebnis, das deutlich hinter Mozart
liegt.

e Durch das Hinzufligen von Typdeklarationen in ACL (Zeile ,,Allegro CL (decl.)*) IaRt
sich eine Steigerung um mehr als den Faktor 3 erzielen, allerdings mit den zuvor bereits
erwédhnten Nebeneffekten (falsche Ergebnisse und Abstlrze bei falsch getypten Eingaben).
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Tabelle 10.8 Symbolische Ableitung: Pattern-Matching und Aufbau von Tupeln.

Mozart I 018 (1.00)

Sicstus Bl s70 (106 1)

Erlang I 2060 (2.24)

OCAML emul M523 76

Moscow ML B 768 (120 1)

JDK I /063 (4.64)
OCAML nativ B272(338°1)

SML/NJ B 1110 (1.21)

ML Works P38 272

Allegro CL W77 244

GNU CL I 2296 (2.50)

Kaffe I 5:5: (5.83)
GNU C++ B 379 2.42-1)

GNU C++ (virtuell) | [l 1155 (1.26)

e Man kann ACL noch weiter beschleunigen, wenn man neben Typdeklarationen noch re-
kursive Funktionen durch Schleifen ersetzt (Spalte ,,Allegro CL (while)“): dann schlégt
ACL sogar alle ML Implementierungen.

e C++ deklassiert die symbolischen Sprachen mit groBem Abstand.

10.7.7 Symbolische Ableitung

Bei diesem Benchmark (in seiner urspriinglichen Form aus [War77] tbernommen) geht es darum,
30 mal die 6. Ableitung nach z von
1 3
(=)

zu bestimmen. Dabei wird der obige Ausdruck und dessen Ableitungen durch ein Tupel darge-
stellt. Der Benchmark mift Pattern-Matching und den Aufbau von neuen Tupeln auf der Halde.

Die dynamisch getypten Sprachen sind beim Pattern-Matching im Nachteil, da sie hierzu einen
Hashing-Schritt durchfiihren mussen, wogegen bei den statisch getypten Sprachen ein einfacher
Feldzugriff reicht.

In Java wurden die abzuleitenden Ausdriicke anders als in den anderen Sprachen nicht als Tupel
sondern als Objekte verschiedener Klassen (je eine eigene Klasse zur Darstellung von Produk-
ten, Konstanten, Variablen, etc.) dargestellt. Das Berechnen der Ableitung bestand nun in einem
Aufruf der virtuellen Methode deriv, so dal’ die Fallunterscheidung hier implizit Uber virtuel-
le Methoden durchgefihrt wurde. Analog wurde flir C++ in der Zeile ,,GNU C++ (virtuell)*
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vorgegangen, wahrend bei ,,GNU C++* eine explizite Fallunterscheidung durchgefiihrt wird.

Die Beobachtungen zu den Ergebnissen aus Tabelle 10.8:

e Mozart fallt deutlich hinter OCAML zuriick, was vermutlich am teureren Pattern-Matching
liegt.

e Zum ersten mal zieht Sicstus mit Mozart gleich.
o JDK fallt sehr weit hinter Mozart zurlick, ist aber noch deutlich besser als Kaffe.

e SML/NJ bricht ein und ist sogar langsamer als Mozart. Unklar ist, ob das am Pattern-
Matching oder dem Erzeugen von Tupeln liegt.

e OCAML ist deutlich schneller als C++.
e ACL liegt mit in der Spitzengruppe.

e Der Verzicht auf virtuelle Funktionen bringt in C++ einen Faktor 3.

10.7.8 Threads

In diesem Abschnitt vergleichen wir die Implementierung von Threads der verschiedenen Syste-
me. Keines der Systeme greift dabei auf die nativen Threads des Betriebssystems zuriick, so dal
die ermittelten Ergebnisse direkt miteinander vergleichbar sind.

Fur beide Java-Implementierungen besteht unter Linux nicht die Mdglichkit der Verwendung von
nativen Threads. JDK unter Solaris dagegen erlaubt die Benutzung griiner (= Threads, die in der
Sprache selbst realisiert sind) und nativer Threads. Dort zeigt sich, dall Erzeugung und Schedu-
ling von nativen Threads noch deutlich teurer als von griinen Threads ist. Man kann daher (bei
aller Vorsicht) davon ausgehen, daf dies auch fiir Linux gelten wirde, so dal’ die im folgen-
den présentierten Ergebnisse flr Java unter Linux mit nativen Threads noch deutlich schlechter
ausfallen wiirden.

Tabelle 10.9 veranschaulicht die Kosten fiir die Erzeugung eines Threads: wir erzeugen 100.000
Threads mit leerem Rumpf. Die Zahlen in Tabelle 10.9 umfassen somit neben den Kosten flr
das eigentliche Erzeugen auch die Kosten fiir das Scheduling und die Freigabe der Threads nach
deren Terminierung. Manche Systeme setzen die Ausfiihrung zundchst mit dem neu erzeugten
Thread fort, bevor der erzeugende Thread bearbeitet wird; andere Systeme verfahren umgekehrt.
Um fair zu bleiben, wurde der Benchmark so implementiert, dall nach der Erzeugung eines neuen
Threads die Kontrolle explizit zunachst an diesen tbergeben wird, bevor mit der Erzeugung des
néchsten Threads fortgefahren wird.

e Mozart liegt hier vorn, noch vor Concurrent ML.

e Thread-Erzeugung in Java ist extrem teuer, vor allem in Kaffe.

o Kaffe flihrt anscheinend keine Speicherbereinigung fir Threads durch: nach der Erzeu-
gung von ca. 10.000 Threads bricht die Ausfiihrung mit der Meldung ab, dal’ der Speicher
erschopft ist. Die Ergebnisse wurden daher entsprechend hochgerechnet.
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Tabelle 10.9 Erzeugung von 100.000 Threads

Mozart 349 (1.00)

Erlang 677 (1.94)

OCAML emul | 910 (2.61)

JDK I 17400 (49.86)

SML/NJ 404 (1.16)

Kaffe I 92470 (264.96)

In einem weiteren Benchmark messen wir die Kosten fiir die Kommunikation und Synchronisa-
tion von Threads. Dazu verwenden wir ein einfaches Producer-Konsumer Szenario: ein Thread
T erzeugt auf Anforderung eines zweiten Threads 7" nach und nach alle natiirlichen Zahlen; das
heiRt 7" fordert eine Zahl an und suspendiert auf Antwort von 7. T suspendiert dann wiederum
so lange bis 7" die nachste Zahl anfordert. Es werden also die Kosten fiir den Informationsaus-
tausch (Ubermitteln einer Zahl) und die Kosten fiir das Suspendieren und Wecken von Threads
gemessen.

In den einzelnen Sprachen haben wir den Kommunikationskanal unterschiedlich implementiert.
In Oz haben wir einen Strom (eine am Ende offene Liste) verwandt: 7" fordert eine neue Zahl
an, indem er die Liste um eine Zelle, die eine logische Variable = enthélt, verlangert. T lie-
fert seine Antwort dann durch Unifikation mit z. In den ML Dialekten haben wir Kandle zur
Kommunikation verwandt [Nie97], in Erlang message passing mittels ! (send) und receive. In
Java verwenden wir shared memory zur Kommunikation und die Primitive wait und notify zur
Synchronisation [Lea97].

Die ermittelten Ergebnisse sind somit mit Vorsicht zu genieflen, da hier recht unterschiedliche
Kommunikations- und Synchronisations-Mechanismen verwandt wurden. So bieten alle Spra-
chen eine Reihe von Alternativen, deren Verwendung zu deutlich anderen Ergebnissen flihren
konnte.

Tabelle 10.10 zeigt die Ergebnisse fiir 100.000 Kommunikationen, also das Anfordern der ersten
100.000 natirlichen Zahlen:
e Mozart, Erlang und SML liegen fast gleichauf.
e Die einzelnen Systeme liegen hier dichter beieinander als im vorangehenden Benchmark.
o Auffallend ist vor allem, da OCAML um eine GroRenordnung hinter Mozart zuriickfallt.
e Java bricht nicht mehr so extrem ein, liegt aber immer noch ziemlich weit zurtick.
Inspiriert von [WAMR97] zeigt Tabelle 10.11 als letztes Beispiel die Laufzeiten fur die Berech-
nung von £ib(20), wenn man jeden rekursiven Aufruf der Fibonacci Funktion in einem eigenen

Thread startet. Dieser Benchmark unterscheidet sich von den beiden vorhergehenden insofern,
als daf3 hier nun jeweils sehr viele lauffahige Threads zu einem Zeitpunkt existieren. Zudem wird
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Tabelle 10.10 Threads: 100.000 Kommunikationsoperationen

Mozart Il 628 (1.00)
Erlang 74 114)

ocAML emul | [N 7550 (12.02)
JDK I 3129 (4.98)

SML/NJ o620 @01t
Kaffe I 1600 (2.55)

bei jedem rekursiven Aufruf ein neuer Kommunikationskanal erzeugt; in Oz wurde hierzu eine
logische Variable verwandt, in SML und OCAML wurde ein channel erzeugt. In Java braucht
kein Kanal explizit erzeugt zu werden, hier wird das Ergebnis tiber das Thread-Objekt zurlickge-
liefert. Die Synchronisation erfolgt in Java Uber einen Aufruf von join.

o Kaffe bricht mit Speichertberlauf ab.

e JDK bricht noch deutlicher ein als bei den vorangegangenen Benchmarks: offensichtlich
kommt Java mit sehr vielen lauffdhigen Threads und der damit verbundenen Kommunika-
tion und Synchronisation besonders schlecht zurecht.

e Mozart und Erlang liegen gleichauf und wieder deutlich vor OCAML.

e SML ist noch schneller als Mozart, was vermutlich daran liegt, daf® sich hier der Vorteil
nativen Codes stérker bemerkbar macht.

10.8 GrofRe Anwendungen

In den vorangegangenen Kapiteln dieser Arbeit haben wir schon an verschiedenen Stellen auf
grolere Oz-Anwendungen zurtickgegriffen, um sowohl die statische Struktur als auch das dyna-

Tabelle 10.11 Threads: fib(20)

Mozart 144 (1.00)
Erlang 157 (1.09)
OCAML emul | 681 (4.73)

JDK I 101961 (708.06)

SML/NJ 102 (1.4171)
Kaffe —
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mische Verhalten von realen Applikationen zu untersuchen. Diese Daten wollen wir in diesem
Abschnitt vervollstandigen, um die Effektivitat der in dieser Arbeit vorgestellten Techniken in
der Praxis zu beurteilen und um zu erkennen, wo eventuell noch Handlungsbedarf bei der Imple-
mentierung besteht.

Eine genauere Beschreibung aller Anwendungen, auf die wir im folgenden zuriickgreifen, findet
sich in Anhang B.

Alle Messungen eines bestimmten Aspektes wurden am selben Tag durchgefiihrt. Die Messun-
gen verschiedener Aspekte kdnnen allerdings mehrere Tage und Wochen auseinander liegen. Da
das gesamte System sich noch in der Entwicklung befindet (Emulator, Compiler, Bibliotheken
und zum Teil auch die getesteten Anwendungen selbst) kann es dabei zu Differenzen bei ge-
meinsam verwandten GrofRen in verschiedenen Tabellen kommen. Nehmen also verschiedene
Tabellen Bezug auf den Speicherverbrauch einer Applikation, so kann dieser fur dieselbe An-
wendung durchaus unterschiedlich beziffert werden. Dies hat allerdings keinen Einflul auf die
Aussagekraft der verschiedenen Messungen.

Alle diese Anwendungen wurden von erfahrenen Oz-Programmierern erstellt, die auch mehr
oder weniger gut mit der Implementierung vertraut sind und somit ein gutes Performanzmodell
der Implementierung der Sprache haben. Wir wollen daher zunéchst kurz der Frage nach der
Aussagekraft nachgehen, die die im folgenden untersuchten Werte haben.

Zundchst ist die Untersuchung ,,gut* geschriebener Programme sicherlich sinnvoller als die sol-
cher Programme, die naiv und ohne Beachtung gewisser Regeln erstellt wurden. So macht es
beispielsweise sicher keinen Sinn, zu untersuchen, wie sich Programme verhalten, die von einem
vorwiegend mit Pascal vertrauten Programmierer erstellt wurden, wenn dieser die Programme
auch im Pascal typischen Stil in Oz implementierte.

Ein Problem der Programmiersprache Oz aus Sicht des Implementeurs ist einer ihrer grof3en Vor-
teile aus Sicht der Benutzer: die Sprache bietet eine Vielzahl von vordefinierten Datenstrukturen
und Operationen auf diesen, die gepaart sind mit einer reichen Syntax, die viele Variationen zu-
14Rt. Will man die Implementierung der Sprache wartbar und tberschaubar halten, so ist es nicht
sinnvoll und oft auch gar nicht mdéglich, alle diese Konstrukte gleich optimal zu unterstiitzen, zu-
mal die gleichzeitige Optimierung verschiedener Aspekte sich oft gegenseitig ausschlieft. Hier
werden Kompromisse nétig. So mu3 man dem Programmierer wie in jeder anderen Sprache auch
ein Performanzmodell an die Hand geben. Dies kann auch in Form einfacher Regeln erfolgen,
die zeigen, welche Konstrukte welchen anderen vorzuziehen sind. Die Befolgung dieser Regeln
bedeutet dann in der Praxis selten eine wirkliche Einschrankung: so kénnen etwa bestimmte case
Ausdriicke wesentlich besser Ubersetzt werden als andere; wenn nétig, ist ein einfaches Umfor-
mulieren fast immer méglich. Ahnlich leicht sind Regeln zu beachten, wie etwa die Verwendung
statischer statt spater Bindung bei Methodenaufrufen oder der Verzicht auf die geschachtelte De-
klaration von Funktionen. Dabei gibt letzteres ein Beispiel fiir eine Aufgabe, die eigentlich oft
auch vom Compiler durchgefiihrt werden kénnte und sollte, wahrend andere nur vom Program-
mierer selbst geleistet werden kénnen.

Wenn man diese Regeln bereits schon beim Design einer Applikation beachtet, so zeigt sich in
der Praxis, daB der Verzicht eines Konstruktes zugunsten eines anderen keine Einschrankungen
beim Komfort des Programmierens bedeutet. Insbesondere gilt fir Oz auch, was auf andere Pro-
grammiersprachen zutrifft: ein Grofteil an Laufzeit und Speicher wird in einem sehr kleinen Teil
des Programmcodes verbraucht. So sind wirkliche ,,Verrenkungen* nur sehr selten nétig. So stand
beim Design von vielen der im folgenden untersuchten Anwendungen der Punkt Effizienz nicht
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Tabelle 10.12 Anteil verschiedener Datenstrukturen am Haldenspeicher in Prozent

Anwendung Funktionen | Objekte | Records | Listen | Variablen || Summe
Prelude 4,8 1,8 18,3 37,5 11,0 73.4
Explorer 2,4 8,9 249 19,0 6,3 61.5
Browser 14 8,4 41,9 9,8 18,5 80.0
Gump (Scanner) 8,6 15,4 15,5 23,3 21,5 84.3
Gump (Parser) 8,5 10,4 15,8 33,8 21,5 90.0
Compiler 8,3 14,8 14,0 19,0 23,3 79.4
Scheduler (upper) 14,1 0,1 10,1 3,9 34,9 63.1
Scheduler (prove) 0,9 0,1 10,0 1,7 0,1 12.8
Spedition 2,4 0,8 21,8 44,6 9,3 78.9

im Mittelpunkt. Andere Kriterien, wie Kompaktheit, Ubersichtlichkeit, Wartbarkeit. etc. spielten
eine grolere Rolle. So wurde oft erst nach Fertigstellung der Applikation (wenn tberhaupt) nach
Profilieren noch an wenigen Stellen nachgebessert.

10.8.1 Haldenspeicher

Tabelle 10.12 zeigt den Anteil ausgewahlter Datenstrukturen am Haldenspeicher jeweils in Pro-
zent zum gesammten verbrauchten Speicher. Die Summe der Zeilen ergibt jeweils weniger als
100 Prozent (siehe letzte Spalte), da neben den in Tabelle 10.12 dargestellten Werten, noch eine
ganze Reihe weiterer Datenstrukturen von der Halde alloziert werden (z.B. Felder, Dictionaries,
Threads, Suspensionen, etc.), die hier nicht beriicksichtigt wurden. Insbesondere werden auch
Threads, Suspensionslisten, Constraint-Variablen und lokale Berechnungsrdume von der Halde
alloziert, was sich vor allem in den Zahlen, fur die Anwendungen aus dem Constraint-Bereich
wie Scheduler und Explorer ausdriickt.

Die mit ,,Variable* markierte Spalte zeigt nicht den Anteil von allen Variablen sondern nur den
der Kellervariablen, auf die wir in Abschnitt 7.4.5 eingegangen sind. Es handelt sich hier also nur
um diejenigen Variablen, die erzeugt werden missen, weil in Oz eine Rlckgabe von Funktions-
ergebnissen nicht tber Register sondern tber logische Variablen geschieht. Tabelle 10.12 zeigt
den zum Teil sehr hohen Anteil dieser Variablen am Gesamtspeicherverbrauch und verdeutlicht,
dai’ hier noch Handlungsbedarf und ein wichtiges Einsparpotential liegt.

Die Tabelle zeigt unter anderem den Anteil von Records (einer Verallgemeinerung der in dieser
Arbeit besprochenen Tupel) an der Halde. Diese Zahlen enthalten nicht den Speicherverbrauch
flr Listen (wie in Abschnitt 4.3.4 beschrieben, werden diese in der Implementierung geson-
dert représentiert); Listen wurden in Tabelle 10.12 separat erfal3t. Diese Werte unterstreichen die
Bedeutung der optimierten Darstellung von Listen: trotz Reduzierung des Speicherbedarf einer
Liste auf die Halfte gegenliber der nicht optimierten Darstellung liegt deren Speicherverbrauch
bei den meisten Anwendungen noch ber dem der Records und nimmt auch im Vergleich zu
anderen Datenobjekten einen gehdrigen Anteil am Gesamtspeicherverbrauch der Applikationen
ein.

Die meisten Applikation wurden als objektorientierte Anwendungen angelegt, das heilt Objek-
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Tabelle 10.13 Eigenschaften dynamisch erzeugter Funktionsabschlisse.

Anteil | ¢ Anzahl | Applikationen
Anwendung Anzahl am Heap | glob. Var. | pro Abschluf}
Prelude 6697 4,8% 1,4 23,1
Explorer 25660 2,4% 2,0 13,6
Browser 2362 1,4% 1,2 70,0
Gump (Scanner) 6136 8,6% 1,3 27,1
Gump (Parser) 143414 8,5% 1,1 61,3
Compiler 119037 8,3% 1,4 46,9
Scheduler (upper) 70672 14,1% 3,9 11,0
Scheduler (prove) 6360 0,9% 2,1 13,3
Spedition 1622 2,4% 2,8 64,5

te bilden die zentrale Datenstruktur. Die Implementierung von Objekten in Mozart ist nun so
ausgelegt, dal ein Objekt mit n Attributen deutlich mehr Speicher benétigt als beispielsweise
ein Tupel mit n. Argumenten [Hen97]. Auffallend ist daher, daf sich dies nicht in den Zahlen in
Tabelle 10.12 ausdriickt: hier liegt der Verbrauch an Speicher fur Objekte durchgéngig sehr mo-
derat noch deutlich unter dem fiir Records und Listen. Das zeigt, dal ein radikalers Sprachdesign,
bei dem alle Datenstrukturen als Objekte aufgefalst werden, sicher auch signifikante Auswirkun-
gen hinsichtlich des Speicherverbrauchs hatte. Es muB allerdings noch angemerkt werden, daf3
die Tabelle keine Aussage Uber die Lebensdauer der Datenstrukturen macht: bei Objekten ist es
wahrscheinlicher, daB diese langer leben als etwa Listen. So verursachen Objekte trotz ihres ge-
ringen Anteils an der Halde unter Umstanden mehr Aufwand bei der Speicherbereinigung (bei
der momentanen Struktur des Mozart Garbage-Collectors, vgl. Abschnitt 7.1.3).

10.8.2 Erzeugung von Funktionen

Tabelle 10.13 zeigt Eigenschaften dynamisch erzeugter Funktionsabschliisse. Die letzte Spalte
der Tabelle zeigt, dal nach ca. 10 bis 70 Applikationen einer benutzerdefinierten Funktion ein
neuer Abschluf® erzeugt wird. Dennoch féllt deren Anteil am Gesamtspeicherverbrauch mit zum
Teil deutlich unter 10 Prozent recht gering aus. So scheint hier kein Handlungsbedarf zur Inte-
gration fortgeschrittener Techniken, wie sie in Abschnitt 5.4.1 beschrieben wurden, zu bestehen.

Der Speicherverbrauch liegt sicher auch deshalb so niedrig, weil die durchschnittliche Anzahl
von globalen Variablen mit selten mehr als 2 Variablen pro Abschlul? sehr gering ausfallt. Hier
zeigt sich die Bedeutung der in Abschnitt 4.7.2 beschriebenen Optimierung, die sich an dieser
Stelle auszahlt: indem Referenzen auf globale Funktionen direkt in den Code geschrieben wer-
den, brauchen diese nicht in die Abschliisse mit aufgenommen zu werden.

10.8.3 Funktionsaufrufe

Tabelle 10.14 stellt die Verteilung von Funktionsaufrufen nach verschiedenen Kriterien dar. Al-
le Angeben in der Tabelle sind in Prozent. Wir beschreiben und diskutieren im folgenden die
Bedeutung der einzelnen Spalten.
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Tabelle 10.14 Verteilung von Funktionsaufrufen

Anwendung opt. Meth.- opt. nicht opt.  (davon HO- Builtin

Aufrufe | Aufrufe | Builtins | Aufrufe  Builtins) || Aufrufe || Aufrufe
Prelude 48,0 3,5 25,1 23,2 (86,7) 4,2 45,2
Explorer 37,1 13,5 41,2 8,1 (67,5) 4,6 46,7
Browser 21,9 13,0 32,9 32,1 (59,9) 13,6 52,2
Gump (Scanner) 37,2 20,7 32,4 9,8 (37,0 13,2 36,1
Gump (Parser) 47,3 3,1 454 40 (35,8) 5,0 46,9
Compiler 43,4 13,2 36,7 6,5 (28,4) 9,4 38,6
Scheduler (upper) 26,6 0,1 34,7 38,7 (48,6) 30,5 53,5
Scheduler (prove) 23,7 0,5 58,4 17,5 (62,1) 16,0 69,3
Spedition 37,2 0,8 42,3 19,6 (59,2) 12,4 53,9

Wir beginnen mit dem interessantesten Wert, n&mlich der letzten Spalte ,,Builtin Aufrufe®. Die-
se zeigt den Anteil der Aufrufe an native Funktionen im Verhaltnis zu allen Funktionsaufrufen.
Es ergibt sich, dal mindestens jeder Dritte, oft sogar mehr als jeder zweite Funktionsaufruf einer
nativen Funktion gilt. Dieser erstaunlich hohe Wert ist umso beachtlicher, da darin Aufrufe an sol-
che Builtins nicht enthalten sind, die zu eigenen Maschineninstruktionen tbersetzt werden (z.B.
fiir bestimmte einfache arithmetische Operationen). Dies unterstreicht die Bedeutung von nati-
ven Funktionen und die Wichtigkeit einer guten Behandlung des nativen Funktionsaufrufes. Die
Zahlen geben zwar keinen Hinweis auf den Anteil der Laufzeit, die in Builtins verbracht wird,
sie kénnen aber eine Erklarung geben, warum beim Ubergang auf native Implementierungstech-
nik bei praktischen Anwendungen oft kein allzu groBer Performanzgewinn erzielt werden kann
(vgl. Abschnitt 6.7).

Die Spalte ,,HO-Aufrufe” zeigt den Anteil der higher-order Funktionsaufrufe, das heif’t den An-
teil an Funktionsaufrufen an benutzerdefinierte Funkionen, die nicht durch die in Abschnitt 4.7.2
beschriebenen Techniken optimiert werden konnen. Hier ergibt sich eine recht groRe Bandbreite,
mit doch recht starken Spitzen in beide Richtungen. Der Mittelwert um 12 Prozent féllte aber
doch recht gering aus, insbesondere wenn man berlicksichtigt, daf die Angaben nur relativ zu
den Aufrufen der benutzerdefinierten Funktionen nicht aber in Relation zu allen Funktionen sind
(man beachte den zuvor festgestellten sehr hohen Anteil an Builtin-Aufrufen). So zeigt diese
Zahl zweierlei: zum einen greifen die Techniken zur Optimierung der Applikation in einem sehr
hohen Anteil aller Félle und zum anderen werden Funktionen nur wenig higher-order benutzt.

Die restlichen Spalten zeigen die Verteilung von Funktionsaufrufen auf die verschiedenen Ar-
ten von Aufrufen. Die Spalte ,,opt. Aufrufe” zeigt wieviele Funktionsaufrufe von benutzerde-
finierten Funktionen durch die in Abschnitt 4.7.2 beschriebenen Techniken optimiert werden
konnen (wohlgemerkt im Verhaltnis zu allen Aufrufen also einschlieBlich Builtins). Die Spalte
»Meth. Aufrufe” gibt die relative Anzahl von Methodenaufrufen (Objektapplikation), die Spal-
te ,,opt. Builtins” die von optimierbaren Aufrufen an Builtins an. Auch hier ergibt sich kein
einheitliches Bild Uber die verschiedenen Anwendungen hinweg. Man kann aber erkennen, dal3
optimierte Aufrufe an Builtins und benutzerdefinierte Funktionen, sich in etwa die Waage halten.
Demgegentber werden meist nur wenige Nachrichten an Objekte unter Verwendung von spater
Bindung geschickt; bei Objekten hat der Programmierer in Oz auch die Mdglichkeit, statische
Bindung zu verwenden [Hen97], die in den Zahlen in der ersten Spalte der Tabelle enthalten sind.
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Tabelle 10.15 Unifikation.

Anwendung Var- Var- | Nonvar- (darunter | opt.
Var | Nonvar | Nonvar Records) | Unif.
Prelude 0,42 | 87,61 11,96 1,29 | 96,15
Explorer 4,04 86,94 9,03 0,10 | 81,29
Browser 0,36 | 88,69 10,95 0,94 | 88,24
Gump (Scanner) 4,34 | 81,78 13,88 0,59 | 93,35
Gump (Parser) 1,47 22,85 75,68 0,39 | 89,92
Compiler 3,24 | 4881 47,95 0,29 | 92,58
Scheduler (upper) || 0,61 | 93,30 6,10 0,29 | 57,34
Scheduler (prove) || 27,93 49,45 22,62 0,01 | 16,34
Spedition 0,95 | 84,44 14,61 1,45 | 76,86

Die Spalten 4 und 5 zeigen, wieviele Aufrufe nicht statisch oder dynamisch optimiert werden
kénnen und somit durch die generische Instruktion apply aufgelst werden. Auch hier ist die
Verteilung recht inhomogen, die Werte liegen aber recht hoch. Grund hierfur ist die Tatsache,
daB in Mozart bestimmte Aufrufe an Builtins nicht optimiert werden kdnnen. Wir haben daher
in Klammern angegeben, wieviele nicht-optimierbare Aufrufe auf Builtins entfallen. In Mozart
sind bestimmte Builtins als ,,situiert” markiert, was dazu fuhrt (wir wollen hier nicht weiter auf
die Details eingehen), daB daflir momentan kein optimierter Aufruf erzeugt wird. Die Zahlen
belegen aber, dal’ hier Handlungsbedarf besteht.

10.8.4 Unifikation

Tabelle 10.15 gibt AufschluBR tber die Verwendung von Unifikation in den verschiedenen An-
wendungen.Wieder sind alle Angaben in Prozent. Dabei haben wir dort nur die ,,echten* Unifi-
kationen beriicksichtigt, das heif3t viele Vergleiche (iber case wurden nicht berticksichtigt, wenn
sie sich mit den in den Abschnitten 3.9 und 4.6 beschriebenen Techniken Uber einfache Verglei-
che erschlagen liel3en.

Die erste Spalte zeigt, bei wievielen Unifikationen beide Argumente logische Variablen sind. Be-
sonders heraus féllt nur der Scheduler (prove), was allerdings nicht untypisch flr eine constraint-
basierte Anwendung ist, da in diesem Fall sehr haufig verschiedene Variablen tiber endlichen
Bereichen miteinander unifiziert werden. Die Werte bei den anderen Anwendungen fallen zwar
durchweg recht niedrig aus, kénnen aber mit bis Uber vier Prozent doch einen nicht zu vernachlas-
sigenden Anteil annehmen. Das kann zwei Grinde haben: zum einen kann es auf eine intensive
Nutzung von Konstrukten wie zum Beispiel Differenzlisten (vgl. Abschnitt 5.3) deuten. Zum
anderen kann hier aber auch ein Manko des Compilers die Ursache sein, indem zum Beispiel
logische Variablen erzeugt werden, wo dies nicht zwingend ndétig ist.

Die zweite Spalte der Tabelle zeigt, in wievielen Fallen es sich nur bei einer von beiden Argu-
menten einer Unifikation um eine logische Variable handelt. Dieser Fall entspricht in der Regel
gerade der Situation, wo Funktionen ihre Rlckgabewerte Uber logische Variablen an den Aufru-
fer kommunizieren. Man erkennt, daf dieser Fall den Léwenanteil einnimmt.

Die beiden néchsten Spalten zeigen den Anteil, bei denen beide Argumente keine Variablen sind,
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wobei Spalte 4 angibt in wievielen Fallen es sich um Records handelt. Der Fall der Unifikation
zweier Records ist mit selten mehr als einem Prozent praktisch unbedeutend; das zeigt, daB die
Techniken zur Ubersetzung des case gut greifen und fast alle Falle erschlagen kénnen. Bei allen
anderen Féllen der Unifikation zweier Nicht-Variablen handelt es sich somit lediglich um ein-
fache Tests auf Gleichheit, bei denen statisch keines der beiden Argumente bekannt war. Diese
kénnen durchaus einen beachtlichen Anteil annehmen. Besonders effizient behandelt der Emula-
tor solche Tests momentan nur dann, wenn die Gleichheit positiv entschieden werden kann, an-
dernfalls wird immer die Unifikationsprozedur aufgerufen. Im Falle von Ungleichheit kostet ein
solch einfacher Test daher deutlich mehr: hier bestehen somit noch Verbesserungsmoglichkeiten
durch Erweiterung der Tests direkt innerhalb des Emulators oder durch Einfihrung zusétzlicher
spezieller Instruktionen.

Die letzte Spalte zeigt, wie oft eine optimierte Unifikation durchgefuhrt werden kann: in vielen
Féllen wird die eigentliche Unifikationsroutine nd&mlich gar nicht erst angesprungen, da viele ein-
fache Falle bereits direkt von der entsprechenden Instruktion innerhalb des Emulators behandelt
werden konnen. Die Unifikationsroutine wird dann in der Regel nur bei der Unifikation zweier
Variablen oder einem Test auf Gleichheit angesprungen, wenn dieser nicht positiv entschieden
werden kann. Mit Ausnahme des Schedulers als Constraint-Anwendung ergibt sich hier zwar eine
Abdeckung von um 90 Prozent, diese konnte aber wie zuvor besprochen bei Tests auf Gleichheit
noch verbessert werden.

10.8.5 Threads

Abbildung 10.16 veranschaulicht, wieviele Threads zur Laufzeit erzeugt werden und relativiert
diese Zahl, indem sie diese ins Verhéltnis zur Anzahl der Applikation benutzerdefinierter Funk-
tionen setzt. Hier reicht das Spektrum von Anwendungen, die vollstandig sequentiell ablaufen
(wie dem Compiler), bis zu solchen, die extrem viele neue Threads absetzen. So erzeugt beispiel-
weise der Explorer im Durchschnitt nach fast jedem vierzehnten Aufruf einer benutzerdefinierten
Funktion einen neuen Thread; beim Scheduler ist dies gar nach jedem vierten Funktionsaufruf
der Fall. Auch die meisten anderen Anwendungen machen durch die Erzeugung von zum Teil ei-
nigen hundert Threads regen Gebrauch vom nebenldufigen Charakter der Sprache. Diese Zahlen
unterstreichen die Wichtigkeit einer effizienten und Ressourcen schonenden Implementierung
von Threads in Mozart.

Zusammenfassung

Wir fassen die wichtigsten Ergebnisse dieses Kapitels wieder stichpunktartig zusammen.

Wir beginnen mit den Ergebnissen der Benchmarks aus Abschnitt 10.7:

e Mozart nimmt unter den Emulatoren eine Spitzenposition ein (jeweils mit einzelnen posi-
tiven und negativen Ausreilern): es ist etwa gleich auf mit OCAML und Java, in der Regel
deutlich schneller als Moscow ML und etwa doppelt so schnell wie Sicstus Prolog und
Erlang.
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Tabelle 10.16 Anzahl der von verschiedenen Applikationen erzeugten Threads.

Anzahl | Applikationen/
Anwendung Threads Threads
Prelude 87 1743,8
Explorer 25.139 13,6
Browser 259 633,2
Gump (Scanner) 5 33.577,0
Gump (Parser) 7 1.257.482,0
Compile Browser 1 5.594.734,0
Scheduler (upper) 2.910 268,0
Scheduler (prove) || 20.877 4,1
Spedition 326 321,2

e Die nativen Systeme spielen ihre Vorteile dann aus, wenn wenig oder nur lokal im Speicher

gerechnet wird: bei Arithmetik ist beispielsweise leicht eine Differenz von einer GroRen-
ordnung mdglich.

e Werden viele Strukturen auf der Halde erzeugt, féallt der Abstand weitaus geringer aus

(etwa Faktor 2 bis 3). Es kann auch vorkommen, daft Mozart in einzelnen Féllen schneller
als ein natives ML System oder auch als C++ ist.

Threads in Mozart sind sehr leichtgewichtig: sowohl in den Kosten flir die Erzeugung eines
Threads als auch in Kosten fiir die Kommunikation. Java fallt hier extrem zuriick, obwohl
es sich bei der Nebenldufigkeit um eines der zentralen Konzepte der Sprache handelt. Be-
sonders die Kosten fir die Erzeugung von Threads liegen hier um fast 2 GréRenordnungen
hinter Mozart.

GNU CL ist in fast allen Benchmarks (zum Teil sehr viel) langsamer als Mozart: dies zeigt,
daB die Ubersetzung nach C per se noch keine Garantie fiir hohe Performanz darstellt.
Auch hier muR? viel Energie und Feinarbeit in den Compiler investiert werden, wenn man
zu brauchbaren Ergebnissen kommen will.

Hier nun die wichtigsten Erkenntnisse aus Abschnitt 10.8:

e Der Anteil von Variablen am Haldenspeicher ist recht hoch: Rickgabe von Funktions-

ergebnissen uber logische Variablen macht sich hier deutlich bemerkbar, auch wenn der
Speicher durch GC wiederverwandt werden kann.

e Viele Records sind Listen, was eine optimierte Darstellung von Listen rechtfertigt.

e Der Anteil der Objekte an der Halde féllt unerwartet niedrig aus, obgleich fast alle Anwen-

dungen Obijekte als zentrale Datenstrukturen verwenden.

e Funktionsabschliisse bendtigen nur sehr wenig Speicher. Die durchschnittliche GroRe ei-

nes Abschlusses fallt mit weniger als 2 Variablen sehr niedrig aus. Hier zeigt sich die
Effektivitat der Codespezialisierung von Funktionsaufrufen.
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Fast die Hélfte aller Funktionsaufrufe entfallt auf native Funktionen.

Higher-order Aufrufe liegen relativ niedrig zwischen 5 und 15 Prozent (bei einer Applika-
tion 30 Prozent) von allen Aufrufen an benutzerdefinierte Funktionen.

Ein GroBteil aller Aufrufe kénnen durch Spezialisierung optimiert werden. Viele Aufrufe,
die nicht optimiert werden, gehen an bestimmte (sog. situierte) native Funktionen. Hier
besteht Handlungsbedarf.

Nur wenige Funktionsaufrufe gehen an Methodenaufrufe unter Verwendung spater Bin-
dung; es gehen deutlich mehr Aufrufe an benutzerdefinierte Funktionen und statisch ge-
bundene Methodenaufrufe.

Wirkliche Unifikationen sind in der Praxis sehr selten. Meist geht es hier nur um das Bin-
den von Variablen oder einfache Gleichheitstests von skalaren Werten. Die Behandlung
letzterer kann in Mozart noch verbessert werden: wenn die Gleichheit nicht sofort ent-
schieden werden kann, wird die eigentliche Unifikationsroutine aufgerufen.

Threads werden unterschiedlich stark eingesetzt, fast alle Anwendungen erzeugen jedoch
recht viele Threads. Das gilt sowohl in absoluten Zahlen (z.B. bis 25.000 Threads) als auch
relativ (je ein neuer Threads nach 4 Funktionsaufrufen). Das unterstreicht die Akzeptanz
und die Wichtigkeit einer effizienten und Ressourcen schonenden Implementierung von
Threads.
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Kapitel 11

Verwandte Arbeiten

In diesem Kapitel wollen wir auf verwandte Arbeiten eingehen, die bisher noch keine ausrei-
chende Erwéhnung fanden. Wir konzentrieren uns auf Unterschiede und Gemeinsamkeiten aus
Implementierungssicht und gehen auf Aspekte des Sprachdesigns nur ein, sofern diese flr die
Implementierung in Zusammenhang mit den Themen dieser Arbeit von Bedeutung sind.

11.1 Multilisp und Futures

Multilisp [Hal85], eine parallele Scheme Implementierung, benutzt Futures als zentrales Kon-
strukt zur Einfuhrung vom Nebenlaufigkeit in die Sprache. Hier kann man eine Variable wie
folgt deklarieren (unter Verwendung der L Syntax):

let val x = future(e) in e end

Ein Thread T, der einen solchen Ausdruck auswertet, startet hierzu einen neuen Thread 7"/, der
e auswertet, wahrend 7" mit der Berechnung von e’ fortfahrt. Wenn nun der Wert von x bendétigt
wird, aber noch nicht berechnet ist, wird die Auswertung von T' gestoppt, bis 7" terminiert.
Multilisp schreibt nicht zwingend vor, dall die Auswertung von e in einem neuen Thread zu
erfolgen hat und verlangt auch keine Fairnel3 beim Scheduling.

Die Verwendung von Futures in Multilisp im Zusammenhang mit Nebenléufigkeit &hnelt nun
sehr der von logischen Variablen in Oz (wenn auch bei Multilisp der Fokus auf einer parallelen
Implementierung lag): sie dienen beide zur Kommunikation und Synchronisation von Threads.
Futures haben aber einen wesentlichen Vorteil gegeniiber logischen Variablen: bei Futures ist
klar festgelegt, welcher Thread die Variable binden darf. Bei logischen Variablen gilt das nicht;
hier kann prinzipiell jeder Thread eine logische Variable durch Unifikation binden und dadurch
die Berechnung korrumpieren.

Aus diesem Grund wurden Futures in Mozart aufgenommen: durch den Aufruf einer Basis-
Operation 14t sich zu einer logischen Variable x eine Future x ; erzeugen, die quasi wie eine
schitzende Hulle um z gelegt wird. z; kann man nun beliebig weiterreichen; ein lesender Zu-
griff oder auch der Versuch, =y zu binden, flhrt zur Suspension, was implementierungstechnisch
wieder am einfachsten zu lésen ist, wenn man auch Futures als spezielle Form von Variablen
darstellt (vgl. z.B. auch Abschnitt 5.7). Nur solche Threads, an die man z direkt weitergibt, kon-
nen z auch binden. Die aktuelle Implementierung von Futures in Mozart hat einen noch eher
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experimentellen Status: implementiert man append unter Verwendung von Futures an Stelle von
logischen Variablen, biist man etwa eine GroéfRenordnung an Laufzeit und fast ebensoviel an
Speicher ein. Mdégliche Optimierungen sind bereits angedacht, missen aber noch umgesetzt und
erprobt werden.

Wahrend Multilisp nie wirklich effizient implementiert wurde, beschreiben Kranz et al. [DAK89]
eine effiziente Implementierung von Mul-T, die etwa 100 mal schneller ist als Multilisp und ins-
besondere auch Futures unterstitzt. Allerdings mul hier fur eine Future eine sehr grofle Daten-
struktur (vergleichbar einem Thread) alloziert werden, die in Mul-T auch nicht (ber eine Frei-
speicherliste verwaltet werden kann. Demgegeniber bendtigt in Mozart eine logische Variable z
nur dann mehr Speicher, wenn auf z suspendiert wird, bevor die Berechnung des Wertes von z
terminiert hat (vgl. Abschnitt 7.4.6). Der Speicher eines Threads kann nach dessen Terminierung
wiederverwandt werden, ebenso der Speicher einer Variablen nach deren Binden.

Mul-T bezahlt einen deutlichen Preis fiir die Bereitstellung von Futures, auch wenn diese nicht
benutzt werden: gegeniiber dem sequentiellen Basissystem T3, aus dem das parallele Mul-T
hervorging, bendtigt ein Benchmark, der ohne Futures auskommt, in Mul-T fast doppelt soviel
Laufzeit [DAK89]. Die Performanz von Mul-T wird nicht in Relation zu anderen Lisp-Systemen
gesetzt.

11.2 Concurrent ML

Reppy beschreibt mit Concurrent ML (CML) eine nebenlaufige Erweiterung von SML/NJ [PR97,
Rep91, Rep92]. Die Erweiterung kommt (neben einer kleinen Anderung am Compiler) ganz ohne
Eingriffe in der Implementierung von SML aus. Somit ist CML komplett in SML implementiert.

Die Implementierung basiert im Wesentlichen auf zwei bereits vorhandenen Schnittstellen von
SML/NJ: zum einen werden Threads durch die Verwendung von first-class Continuations (call-
cc) implementiert. Zum anderen wird flr preemptives Scheduling die Mdglichkeit der Behand-
lung asynchroner Signale in SML verwandt.

CML bietet als Basiskonstrukte die Mdglichkeit der synchronen Kommunikation Uber Kanéle.
Darauf aufbauend stehen sogenannte Events als first-class Werte zur synchronen Kommunikation
zur Verfligung.

CML profitiert von der Tatsache, daB3 die Implementierung von SML/NJ auf der CPS-Technik
[App92] basiert. Deshalb kommt SML ohne die Verwendung eines Kellers aus. Das wiederum
bedeutet, dal} die Erzeugung eines Threads in CML sowohl in der Laufzeit als auch im Spei-
cherverbrauch sehr billig ist, da auch hier fur die einzelnen Threads keine Keller erzeugt werden
missen, es reicht die Erzeugung einer vergleichsweise kleinen Datenstruktur auf der Halde.

Neben CML gibt es noch eine Reihe weiterer nebenlaufiger Erweiterungen von ML [Nie97].
Poly/ML [Mat97], eine kommerzielle SML Implementierung, verwendet ahnliche Primitive wie
CML. Es existieren eine sequentielle, parallele und auch eine verteilte Implementierung von
Poly/ML. Anders als CML kommt Poly/ML aber nicht ohne Eingriffe in die tieferen Schichten
des Laufzeitsystems aus. Die Erzeugung von Threads ist in Poly/ML zudem teurer als in CML,
da Poly/ML nicht die CPS Technik verwendet und daher einen Stack fur jeden Thread allozieren
muR.

FACILE [TLK97] verwendet wie CML und Poly/ML Kanéle als zentrales Kommunikationsmit-
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tel. Wie CML so basiert auch FACILE auf den Quellen von SML/NY, nimmt aber anders als
CML aus Performanzgriinden auch Eingriffe am Laufzeitsystem vor. FACILE fokussiert auf eine
verteilte (d.h. Mdglichkeit der Kommunikation von Threads, die auf unterschiedlichen Rech-
nern situiert sind) Implementierung von SML und flhrt aus diesem Grund Nebenldufigkeit in die
Sprache ein.

11.3 WAM

Das erste Sprachdesign von Oz war noch stark von den Ideen des logischen Programmierens be-
einflult. Die erste Implementierung fir die logische Programmiersprache Prolog, deren Perfor-
manz mit vergleichbaren Sprachen konkurrieren konnte, wurde von Warren vorgestellt [War77,
War83]: die Warren Abstract Machine (WAM). Folglich war das erste Design der Maschine fiir
0z zundchst auch von der WAM gepragt. Auch wenn Oz aus heutiger Sicht nur wenige Gemein-
samkeiten mit Prolog verbinden und Oz primér als funktionale, denn als logische Programmier-
sprache gesehen werden muf3, gehen verschiedene Techniken und Ideen bei der Implementierung
noch auf die WAM zuriick. Wir sind im Verlauf dieser Arbeit bereits an verschiedenen Stellen auf
Gemeinsamkeiten und Unterschiede eingegangen und wollen diese an dieser Stelle noch einmal
kurz zusammenfassen:

Rucksetzen Zur Implementierung von Backtracking verwendet die WAM die Technik, dai alle
(relevanten) Anderungen ab einem Wahlpunkt gemerkt werden, damit sie gegebenenfalls
wieder riickgéngig gemacht werden kdnnen. Zwar unterstiitzt Oz kein Backtracking, den-
noch konnte diese Technik bei der Implementierung von (tiefen und flachen) Wéchtern
eingesetzt werden: so werden beim Subsumptionstest eines Wachters Variablenbindun-
gen vorgenommen, die dann spéater eventuell wieder riickgéngig gemacht werden miissen
(vgl. Abschnitt 3.9).

Unifikation Die Techniken zur Behandlung von Unifikation, wie beispielsweise Lese-/Schreib-
Modus und Argumentzeiger, wurden aus der WAM tbernommen (vgl. Abschnitt 4.3).

Datenstrukturen Die Darstellung von Datenstrukturen wie Tupel und die Verwendung markier-
ter Referenzen (vgl. Abschnitt 7.2) wurde aus der WAM lbernommen.

Logische Variablen Die Darstellung logischer Variablen unterscheidet sich von der der WAM
(vgl. Abschnitt 7.4.7): die WAM verwendet eine Marke REF fir logische Variablen. Unge-
bundene Variablen werden als Selbst-Referenzen dargestellt. In Mozart unterscheiden wir
zwischen Referenzen auf Variablen (REF) und der Variablen selbst (VAR). Zudem ver-
wendet Mozart aus Optimierungsgrinden unterschiedliche Darstellungen von Variablen
(Abschnitt 7.4.6).

Maschinenarchitektur Wie die WAM so verwendet auch Mozart eine registerbasierte Maschi-
nenarchitektur im Gegensatz zu vielen anderen Implementierungen, die auf einer Keller-
maschine beruhen (vgl. Abschnitt 5.1).

11.4 AKL

Fur die Implementierung lokaler Berechnungsraume, die in dieser Arbeit ausgeklammert wurden
und in [MSS95, Sch99] naher beschrieben sind, gingen wichtige Impulse von AKL (Andorra Ker-
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nel Language) [Jan94, HIP92, JH91, Har90] aus. Als Oz sich noch in der Designphase befand,
lag dort bereits eine funktionsfahige prototypische Implementierung vor.

AKL ist zwar auch nebenldufig, unterscheidet sich in diesem Punkt aber radikal von Oz. Neue
Threads werden hier sehr feinkdrnig und implizit erzeugt, nicht zuletzt weil hier eine paralle-
le Implementierung der Sprache [Mon97] eine wichtige Rolle spielte. Zudem garantiert AKL
anders als Oz keine Fairnel3 durch Preemption.

Die Performanz der Implementierung von AKL konnte nie wirklich berzeugen. So berichtet
Johan Montelius [Mon97] von einem Verlust um einem Faktor zwei bis vier gegeniiber Sic-
stus Prolog fiir die sequentielle Implementierung namens Agents; die parallele Version Penny ist
gegeniiber Agents noch einmal geringfligig langsamer. Techniken zu einer effizienteren Imple-
mentierung von AKL [Bra95] wurden nicht in Agents umgesetzt.

Die Entwicklung von AKL wurde dann zugunsten der gemeinsamen Weiterentwicklung von Oz
eingestellt.

11.5 Erlang

Erlang [AVWW96, Arm97] ist eine nebenldufige, funktionale, dynamisch getypte Programmier-
sprache. Erlang wurde von Ericsson entwickelt und wird unter anderem zur Implementierung zu-
verlassiger Echtzeit-Systeme (wie zum Beispiel Telefonvermittlungsstellen) eingesetzt [Wik96].

Nebenldufigkeit wird durch explizite Erzeugung von Threads (die in Erlang als Prozesse be-
zeichnet werden) ermdglicht. Threads konnen first-class referiert werden; Kommunikation er-
folgt durch asynchrones Senden einer Nachricht an einen Thread. Die Einrichtung mehrerer
Kommunikationskandle zwischen Threads ist somit nicht mdglich. Das synchrone Empfangen
einer Nachricht erfolgt durch eine case-artige Anweisung; dabei werden sukzessive alle noch
nicht verarbeiteten Nachrichten gepruft, bis die erste gefunden wird, fir die ein Wéchter erfillt
ist. Wird keine passende Nachricht gefunden, wird der Thread suspendiert.

Zur Implementierung von Erlang wurde das Design zweier sequentieller virtueller Maschinen
publiziert: JAM [JLAW92] ist eine emulatorbasierte Maschine, wahrend TEAM/BEAM [Hau94]
eine effiziente native Implementierung (durch Ubersetzung nach C) der Sprache ist.

Die Sprache selbst und inshesondere auch deren Implementierungen sind von Prolog und da-
mit der WAM beeinflul’t: das betrifft zum Beispiel die Darstellung der Datenstrukturen (Tupel,
markierte Referenzen) oder die Ubersetzung von Funktionen, die iiber eine klausel-artige Syntax
definiert werden.

Im Design beider Maschinen sind fiir jeden Thread jeweils ein eigener Keller und vor allem
auch eine eigene Halde vorgesehen, die aber dennoch initial nur wenig Speicher (wenige hun-
dert Worte) benétigen. Die Existenz separater Halden hat den Nachteil, da beim Schicken von
Nachrichten, diese stets von der Halde eines Threads auf die eines anderen vollstandig kopiert
werden mussen. Andererseits ermdglicht dies eine leichtere Verteilung von Threads auf unter-
schiedliche Rechner. Zudem benétigt jede einzelne Speicherbereinigung, die ja nun pro Thread
durchgefihrt werden kann, weniger Zeit als eine globale Speicherbereinigung, was im Kontext
von Echtzeitsystemen von Bedeutung (aber nicht unbedingt ausreichend) ist.

Der Scheduler garantiert Fairnel3, allerdings wird das Zeitintervall eines Threads nicht wie in
Mozart durch Verwendung eines Signal-Timers realisiert sondern durch einen Zéhler.
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Die JAM ist eine Stack-Maschine, wéhrend TEAM/BEAM durch ein registerbasiertes Design
besser auf die Erzeugung von nativem Code fiir moderne Prozessoren zugeschnitten ist. Haus-
man gibt in [Hau94] einen Performanzgewinn in der Laufzeit von einfachen Benchmarks von
etwa einer Grofenordnung im Vergleich zur JAM an. Im Vergleich zu anderen nativen Systemen
schneidet TEAM bei einem von FlieBkomma-Operationen dominierten Benchmark vergleichs-
weise schlecht ab: gemaR [HFA96] fallt Turbo-Erlang etwa im Vergleich zu SML/NJ und ML-
Works um einen Faktor 5 zuriick.

11.6 Concurrent Constraint Sprachen

Ausgehend von der Relational Language [CG81] erlang die Familie der nebenldufigen logi-
schen (concurrent constraint) Programmiersprachen mit der starken Vermarktung von Concur-
rent Prolog von Shapiro [Sha83] besonderes Interesse. Die Relational Language ging dann Uber
in PARLOG [Gre87] und spater in Strand [FT89]. GHC (guarded horn clauses) [Ued85] versuch-
te Schwéchen von PARLOG und Concurrent Prolog auszumerzen.

Alle diese Sprachen waren mehr oder weniger stark von dem Gedanken einer parallelen Imple-
mentierung inspiriert.

Allen Sprachen gemeinsam ist die ldee, eine Prozedur p Uber eine oder mehrere Klauseln der
Form

p:-gl b.

zu definieren. Dabei ist g der Wachter und b der Rumpf einer Klausel. Bei einem Aufruf von
p wird gepruft, ob der Wéchter einer der Klauseln erflllt ist; in diesem Fall wird der Aufruf
dann zum Rumpf der entsprechenden Klausel reduziert. Die Definition, was unter dem Erfllt-
sein eines Wéchters zu verstehen ist, war von adhoc Konstruktionen (z.B. read-only Variablen in
Concurrent Prolog) geprégt, die von dem intendierten operationalen Verhalten und dem imple-
mentierungstechnisch Machbaren gesteuert waren.

Erst Maher [Mah87] definierte die Erfllltheit eines Wéchters formal tiber logische Implikation
(Entailment). Beeinflut von Maher und den Arbeiten von Jaffer und Lassez [JL87] fiihrte spater
Saraswat [Sar89] das cc (concurrent constraint) Gerlst ein, das auf zwei Grundoperationen ask
(= Entailment) und tell (Hinzufligen eines Constraints zum Speicher) basiert.

In den Wéchtern lieRen die Sprachen zunéchst beliebige Atome (= Prozeduraufrufe) zu. Man
muBte jedoch bald erkennen, dal? sich die Sprachen in dieser Allgemeinheit nicht effizient im-
plementieren lieRen. Daher schrankte man spéter die Form der Wachter deutlich ein: es wurden
nur noch sogenannte flache Wéchter zugelassen, die nur bestimmte vordefinierte Prozeduren (wie
Typtests, arithmetische Vergleiche oder Gleichungen) enthalten durften. Da die Sprachen Gegen-
satz zu Oz eine einfache klauselbasierte Syntax verwenden, bedingte dies oft eine umstandliche
Umformulierung von Programmen, um Prozeduraufrufe aus Wéchtern heraus zu falten. Durch
die Beschrankung auf flache Wachter konnte man deutliche Performanz-Gewinne erzielen (al-
lerdings blieb beispielsweise Flat Concurrent Prolog immer noch etwa um einen Faktor 5 hinter
Prolog zuriick [HS89, Deb93]). Im Gegensatz dazu 1aRt Oz beliebige Ausdriicke in Wéchtern von

1Genauer: eine Klausel wird dann ausgewahlt, wenn ihr Wéchter entailed ist, oder wenn alle anderen Klauseln
disentailed sind. Maher definierte somit als erster das Andorra-Prinzip [War87], von dem Sprachen wie Andorra-I
[CWY91] und AKL ausgingen.
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Konditionalen zu. Allerdings kann der Compiler fiir eine bestimmte Klasse von Konditionalen
deutlich effizienteren Code erzeugen; die Verfahren die hierzu eingesetzt werden, wurden in die-
ser Arbeit bei der Implementierung des Case eingehend vorgestellt. Diese flachen (aus Sicht der
Implementierung) Wachter decken in der Praxis nun fast alle Vorkommen von Konditionalen ab.
Tiefe Wachter werden in Oz fast ausschlieBlich fiir Suche bendtigt [Sch99]. Somit erlaubt Mozart
die Verwendung von tiefen Wéchtern ohne Einschrankung, ohne daR dadurch die Verwendung
von flachen Wéchtern in der Praxis mit PerformanzeinbufBen bezahlt werden muR.

Auch die aktuellen Vertreter der cc Sprachen wie KL1 [Chi92] (das aus Flat GHC hervorging)
oder Janus [SKL90] machen wie ihre Vorgénger noch Einschrankungen in der Verwendung von
Wachtern. Janus beispielsweise schrankt mit der two-occurence-restriction die Art der Verwen-
dung von Variablen deutlich ein; KL1 kann nicht wirklich Entailment eines Wachters entschei-
den, weil hier der Versuch der Bindung einer globalen Variable zur Suspension fiihrt. Wie wir in
Abschnitt 3.9 ausfuhrlich diskutiert haben, ist es zur Entscheidung von Entailment nétig, wéh-
rend der Ausfiilhrung eines Wachters globale Variablen temporar zu binden. Zudem muB die
Bindung lokaler Variablen gesondert behandelt werden. Betrachtet man beispielsweise die Defi-
nition eines exklusiven Oders in L

fun xor(x,y) =
case [x,y] of
[true,false] => true
| [false,truel] => true
| _ => false

so kann in L folgender Ausdruck

val x = 1lvar();

xor (x,x)

direkt zu false reduzieren. In Janus ist eine Formulierung von xor in der obigen Form verboten,
in KL1 suspendiert die Auswertung. Die Performanz von Sprachen wie AKL, die Entailment
auch fir tiefe Wéchter entscheiden konnten, konnte wie in Abschnitt 11.4 erwéhnt, nicht (iber-
zeugen. Dagegen erreichen die Implementierungen von Janus [GDBD92] (jc) und KL1 [CFS94]
(KLIC), die beide nach C lbersetzen, respektable Ergebnisse; sie sind etwa doppelt so schnell
wie natives Sicstus Prolog, was allerdings auch an Eigenschaften der Sprachen selbst liegt (Janus
etwa hat keine logischen Variablen) und der Tatsache, daf8 die Implementierungen durch einen
feinkornigeren Befehlssatz besser auf die Erzeugung von nativem Code abgestimmt sind.



Kapitel 12

Zusammenfassung und Ausblick

In dieser Arbeit haben wir Design, Implementierung und Evaluierung einer virtuellen Maschine
flr die Kernsprache von Oz vorgestellt.

Hierzu haben wir die Sprache L eingefihrt, die (um dem Leser einen mdglichst schnellen und
einfachen Einstieg zu erlauben) an SML angelehnt ist: L Gbernimmt die Syntax und einen Teil der
Datenstrukturen aus SML. Die wichtigsten Erweiterungen von L gegeniiber SML sind: logische
Variablen, Threads und Synchronisation.

Die Semantik von L erkléarten wir informell am Modell eines Graphen. Aus dem Graphenmodell
entwickelten wir dann das Modell einer virtuellen Maschine flr L. Wir gingen schrittweise in un-
terschiedlichen Abstraktionsebenen vor. Wir beschrieben zunéchst ein einfaches Grundmodell,
das die wichtigsten Ideen zur Realisierung von Threads, Suspension, logischen Variablen und
Case wiedergibt. Darauf aufbauend gingen wir auf wichtige Optimierungen dieses Modells ein
und beschrieben Techniken wie zum Beispiel zur Code-Spezialisierung und -Instantiierung, zur
Optimierung der Unifikation, zur effizienten Behandlung von Konstruktoren, Case und Funktio-
nen.

In einem weiteren Verfeinerungsschritt gingen wir dann auf wichtige Aspekte der Implemen-
tierung ein. Wir beschrieben Techniken zur effizienten Implementierung von Emulatoren, zur
Speicherverwaltung, zur Darstellung von Datenstrukturen, zu Threads und nativen Funktionen.

Wir haben Mozart, die Implementierung von Oz, mit den Implementierungen anderer Sprachen
verglichen. Unter den Emulatoren nimmt Mozart eine Spitzenstellung ein: es ist kompetitiv mit
den schnellsten Emulatoren fiir statisch getypte Sprachen (wie OCAML und Java). Mozart ist in
der Regel deutlich schneller als Sicstus Prolog und Erlang, Sprachen, die von ihrem Charakter
her (dynamische Typisierung, Nebenl&ufigkeit, logische Variablen) eher dem von Oz &hneln als
etwa die ML Dialekte. Im Vergleich zu nativen Systemen liegt Mozart zwar bei arithmetischen
Benchmarks um bis zu einer GréRenordnung zuriick; bei den primédren Anwendungen von Oz
wie symbolischen Berechnungen schmilzt dieser Abstand auf einen Faktor von selten mehr als
zwei; in bestimmten Fallen kann Mozart hier sogar schneller sein. Vor allem die Implementierung
von Threads in Mozart stellt sich als sehr effizient und leichtgewichtig heraus, wéhrend etwa die
Java-Implementierungen hier vollig versagen.

SchlieBlich haben wir anhand von groReren realen Applikation das dynamische Verhalten von
typischen Oz-Programmen aus unterschiedlichen Anwendungsbereichen untersucht und Profile
zur Struktur des Haldenspeichers, der Verwendung von Funktionen, Unifikation und Threads
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erstellt. Diese Zahlen belegen die Effektivitat der in dieser Arbeit vorgestellten Techniken in der
Praxis, zeigen aber auch auf, dal an bestimmten Stellen noch Bedarf flir Verbesserungen besteht.

Ausblick

Die Entwicklung von Oz wird zur Zeit vehementer vorangetrieben denn je. Neben der Gruppe in
Saarbriicken arbeiten die Gruppen um Seif Haridi am SICS und Peter Van Roy an der Universitat
Louvain aktiv an der gemeinsamen Weiterentwicklung der Sprache mit.

Die offizielle Freigabe von Mozart steht kurz bevor, gleichzeitig wird aber schon intensiv an neu-
en ldeen gearbeitet, die sowohl das Design der Sprache selbst als auch deren Implementierung
betreffen. Hier geht es, um nur ein Beispiel zu nennen, um eine Ausrichtung auf SML (durch
Ersetzen der gewdhnungsbedirftigen Syntax von Oz) gepaart mit einem Redesign des Objektsy-
stems [SR98].

Wir wollen im folgenden kurz verschiedene Punkte erdrtern, die aus Sicht der Implementierung,
auf die wir uns ja in dieser Arbeit konzentriert haben, fiir die Zukunft interessant und erfolgver-
sprechend erscheinen.

Die Arbeiten an der Maschine und dem Laufzeitsystem sind davon gepragt, orthogonale Tei-
le heraus zu faktorisieren, was auch weitgehend gelungen ist. So stellt sich deren Architektur
so dar, dal im Kern die eigentliche virtuelle Maschine mit ihrem Instruktionssatz und den zen-
tralen Datenstrukturen steht, wahrend viele Erweiterungen wie verschiedene Constraintsysteme,
Verteilung oder Suche als orthogonale Erweiterungen mit vergleichsweise kleinen Schnittstellen
daran angekoppelt sind. Dieses Zentrum der Maschine stellt sich nun aber als recht stabil dar, an
dem selten Anderungen vorgenommen werden, es sei denn es handelt sich um Vereinfachungen
und Bereinigungen, die durch Anderungen an der Peripherie bedingt sind. Es wird aber nur sehr
selten eine Anderung am Instruktionssatz oder der Darstellung zentraler Datenstrukturen not-
wendig. Das zeigt, dal das Design des Herzens der Maschine universell genug ist, den meisten
Bedurfnissen Rechnung zu tragen.

Waéhrend somit aus heutiger Sicht der Kern der Maschine weitgehend stabil ist, erscheint aus
Implementierungssicht eine Erweiterung des Compilers vielversprechend. Momentan wird die
Basissprache von Oz gut auf den Instruktionssatz der Maschine abgebildet. Das betrifft einen
recht hohen Anteil der in der Praxis verwandten Konstrukte. Allerdings kann es gerade dem nai-
ven Benutzer immer wieder passieren, daB3 er Konstrukte verwendet, die suboptimal behandelt
werden. Das liegt an der Komplexitat der Sprache Oz selbst, die sehr viele eingebaute Daten-
strukturen zur Verfiigung stellt und durch eine reiche Syntax viele Varianten der Formulierung
zul&RBt. Fast immer ist hier aber ein Umformulieren maoglich, und in der Regel ist dies auch mit
wenigen Handgriffen zu erledigen, was wieder darauf schliefen 14R3t, dafl die Maschine selbst
flexibel und ausreichend leistungsfahig ist. Vieles davon sollte aber eigentlich der Compiler dem
Benutzer abnehmen. So scheint die Integration fortgeschrittener Techniken (wie z.B. Inlining,
Fold/Unfold-Transformationen, Herausfaktorisieren von Konstanten aus Funktionsrimpfen, ins-
besondere Elimination von geschachtelten Funktionsdefinitionen, Code-Instantiierung, abstrak-
te Interpretation im allgemeinen) in den Compiler ein vielversprechendes Betatigungsfeld, das
deutliche Gewinne erwarten 1a8t. Die Anwendung dieser Techniken ist fiir andere Sprachen zum
Teil gut verstanden; hier bleibt zu klaren inwieweit sie sich auch auf Oz iibertragen lassen und
umgekehrt welche neuen Techniken sich nur im Zusammenhang mit Oz anwenden lassen. Hier
muf auch nicht notwendig eine feste Integration in den Compiler erfolgen; &hnlich wie Mixtus
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fiir Sicstus Prolog [Sah91] kénnte in einer ersten Néherung ein externes Werkzeug eine Trans-
formation auf Quellsprachenebene durchfiihren.

Interessant ist sicher auch eine Exploration der Mdglichkeiten nativer Codeerzeugung, da der
Instruktionssatz der Maschine schon (iber langere Zeit hinweg stabil ist. Hier scheint eine Uber-
setzung nach C, die auch viele andere Systeme verwenden, flr ein erstes Ausloten der Mdglich-
keiten sinnvoll. Wie unsere Benchmarks ergeben haben, wirkt sich die Tatsache, daf Oz neben-
laufig ist, logische Variablen verwendet und dynamisch getypt ist, nicht signifikant auf die Aus-
flhrungsgeschwindigkeit aus, wenn man sie mit Emulatoren fur Sprachen vergleicht, die diese
performanzhemmenden Spracheigenschaften nicht haben. Will man dhnlich gute Ergebnisse bei
der nativen Codeerzeugung fiir Oz erzielen, so muR man dann aber vor allem an der Entwicklung
geeigneter Compilationstechniken arbeiten. Insbesondere wird dies dann sicher auch zu einer
Verfeinerung des Designs des Instruktionssatzes oder auch der Architektur der Maschine fuhren.

Ein wesentlicher Fortschritt von Mozart gegenuber DFKI Oz besteht in der Moglichkeit der ver-
teilten Programmierung: Mozart bietet die Illusion eines gemeinsamen Speichers, so da Oz
Prozesse, die auf unterschiedlichen Rechnern laufen, transparent auf gemeinsame Datenstruktu-
ren zugreifen kénnen. Das beinhaltet nicht nur den Austausch von Zahlen, Listen oder Funktio-
nen. Auch zustandsbehaftete Datenstrukturen wie Zellen, Objekte und logische Variablen kénnen
transparent benutzt werden: mobile Objekte wandern so beispielsweise im Netz und kommen au-
tomatisch immer zu der Lokation, auf der sie gerade benétigt werden; bei stationdren Objekten
dagegen werden die Nachrichten migriert. Die Protokolle, die hierzu entwickelt wurden, garan-
tieren, dal8 das Verhalten eines verteilten Systems dem des zentralisierten entspricht.

Die erste Release von Mozart steht zwar kurz bevor, aber es besteht noch ein breites Betati-
gungsfeld fiir die Implementierung. So existieren bisher nur kleinere Programme, um die Mog-
lichkeiten verteilter Programmierung in Oz auszuloten. Unklar ist daher, welche Anforderungen
groRere realistischere verteilte Anwendungen stellen, zum Beispiel ob die in der Implementie-
rung verwandten Protokolle und Algorithmen einen hinreichend schnellen Datenaustausch er-
lauben. Weiter kénnen momentan zwar ein Grofteil, aber noch nicht alle Werte (z.B. Threads,
Berechnungsrdume, Constraint-Variablen) verteilt werden. Auch wird noch diskutiert, ob eine
Verteilung aller Datenstrukturen Uberhaupt sinnvoll ist oder ob ein minimalistischeres Modell,
bei dem man Aufwand und Komplexitét spart, nicht sinnvoller ist. Weitere offenen Fragen dre-
hen sich um die Behandlung von Failure im Netzwerk oder die Perfektionierung der verteilten
Speicherbereinigung.

Man sieht, flr die Weiterentwicklung von Oz besteht sowohl seitens des Sprachdesigns als auch
seitens der Implementierung auch in Zukunft ein breites Betatigungsfeld.
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Anhang A

Die virtuelle Maschine fur L

Wir geben im folgenden eine kurze Zusammenfassung Uber die virtuelle Maschine fur L, in-
dem wir zunachst die verschiedenen Adressierungsarten zusammenfassen, danach die virtuellen
Maschinenregister und schlieBlich die Instruktionen der Maschine zusammenstellen.

A.1 Adressierungsarten

Tabelle A.1 faBt die Adressierungsarten der Maschine zusammen.

Die X-Register werden pro Thread alloziert. Sie werden zum Zwischenspeichern temporarer Wer-
te oder flir kurzlebige Variablen verwandt. Zudem werden sie fur die Parametertibergabe bei der
Funktionsapplikation und die Riickgabe von Werten bei Funktionsaufrufen verwandt.

Die L-Register (L = lokal) werden pro Funktionsinkarnation angelegt und nehmen die lokalen
Variablen einer Funktion auf. Der Compiler sorgt dafur, da der Code, der fur den Rumpf ei-
ner Funktion f erzeugt wird, bei Bedarf bei jedem Aufruf von f einen neuen Satz L-Register
hinreichender GroRRe alloziert und diese entsprechend fullt.

Die G-Register (G = global) dienen zur Adressierung der freien Variablen einer Funktion und
werden bei der Erzeugung einer Funktion angelegt.

Die V-Register (V = virtuell) dienen zur Adressierung von konstanten Werten, die sich Uber
die gesamte Lebensdauer eines Programmes hinweg nicht verdndern werden. Referenzen auf
V-Register kdnnen bereits vom Lader aufgeldst werden.

Tabelle A.1 Registerarten der Maschine

Name Lebensdauer Schreibweise Typische Verwendung
X Thread X; temporére Werte, Parameteriibergabe, etc.
lokal | Funktionsinkarnation L; lokale Variablen einer Funktion
global Funktion G; globale (= freie) Variablen einer Funktion
virtuell Programm Vi konstante Argumente
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A.2 Register

Die Maschine verwendet die folgenden Register:

X
Das Register X ist ein Zeiger auf ein Feld der Lange n zur Darstellung der n festen X-
Reqgister Xg, - - . ,X,—1 eines Threads.
PC
Das Register PC reprasentiert den Programmzéhler, der auf die Instruktion verweist, die
die Maschine gerade ausfiihrt.
L
Verweis auf die lokalen Variablen der gerade in Ausfiihrung befindlichen Funktion.
G
Verweis auf die globalen Variablen der gerade in Ausflihrung befindlichen Funktion.
runqueue
Das Register verweist auf die Schlange, die alle ausfiihrbaren Threads (ausschlielich des
gerade laufenden Threads) enthalt.
running
Das Register verweist auf den gerade in Ausfiihrung befindlichen Thread.
SP
Kellerzeiger, der auf den obersten Eintrag von running verweist.
mode
Das Modusregister dient zur optimierten Behandlung von Tupeln im Wéchter eines Case.
Es kann die Werte read oder write annehmen, je nachdem ob die Maschine mit dem
Matching eines Tupels oder dem Aufbau eines neuen Tupels auf der Halde beschéftigt ist.
ap
Der Argumentzeiger dient zum Aufbau und Matching von Tupeln. Er verweist auf das
nachste zu behandelnde Argument eines Tupels.
caseStart
Das Register wird zur Implementierung von Case benétigt. Es verweist auf den Anfang
der Instruktionen fir den Guard eines Case.
heapSave
Das Register dient zum effizienten Test auf Lokalitéat einer Variablen bei der Ausflihrung
eines Wéchters eines Case.
trail
Das Register verweist auf die Spur, einen Stapel, der temporare Variablen-Bindungen auf-
nimmt,
suspVars

Das Register dient zur Behandlung der Suspension von nativen Funktionen. Es verweist
auf die Liste aller Variablen, auf die eine native Funktion suspendiert.
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heapTop, heapEnd, freelist
Register zur Verwaltung der Halde und der Freispeicherliste.

A.3 Instruktionen

Wir fassen im folgenden die Instruktionen der Maschine zusammen, indem wir sie nach Art ihrer
Verwendung gruppieren.

A.3.1 Prelude

Die Prelude-Instruktionen werden bereits vom Lader ausgefiihrt und dienen zum Aufbau von
Werten auf der Halde auf die die Instruktionen des zu ladenden Programmes dann direkt verwei-
sen.

vnewInt V; n
Die Instruktion erzeugt einen neuen Zahl-Knoten mit Wert n im Speicher und legt eine
Referenz auf diesen Knoten im Register v; ab.

vnewVar V;
Erzeugt einen neuen Variable-Knoten im Speicher und speichert eine Referenz auf diesen
Knoten im Register v;.

vnewCon V;
Erzeugt einen neuen Konstruktor-Knoten im Speicher und speichert eine Referenz auf die-
sen Knoten im Register v;.

export V; ¢
Tragt in die Exporttabelle unter der Zeichenkette ¢ den Inhalt von v; ein. Wenn bereits ein
Eintrag flr c existiert, wird dieser iberschrieben.

import V; ¢
Ladt den Knoten, der unter der Zeichenkette ¢ in der Exporttabelle gespeichert ist, in V-
Register v;. Wenn kein Eintrag fur ¢ gefunden wird, erfolgt eine Fehlermeldung.

vmakeHT V n
Erzeugt eine neue Hashtabelle zur indizierten Ubersetzung eines Case der GréRe n und
legt eine Referenz darauf im V-Register V" ab.

vaddHTCon V V' L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle und speichert
in dieser unter dem Konstruktor aus V' die Marke L.

vaddHTInt V n L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle und speichert
in dieser unter der Zahl n die Marke L.

vaddHTTuple V V' n L
Die Instruktion speichert in der Hashtabelle aus V, daB fiir ein Tupel mit Marke V'’ und
Avritdt n zur Marke L zu springen ist.
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A.3.2 Zellen, Konstruktoren, logische Variablen

newRef R R’
Erzeugt eine neue Zelle im Speicher und legt eine Referenz darauf in Register R ab. Inhalt
der Zelle ist der Knoten, auf den R’ verweist.

exchange R R R"
Die Instruktion wartet (das heilt der ausfihrende Thread wird solange suspendiert), bis R
eine Zelle referiert. Danach wird in R’ der aktuelle Inhalt der Zelle abgelegt und der neue
Inhalt der Zelle zu R" gesetzt.

newCon R
Erzeugt einen neuen Konstruktor-Knoten im Speicher und legt eine Referenz darauf in
Register R ab.

newVar R
Erzeugt einen neuen Variable-Knoten im Speicher und legt eine Referenz darauf in Regi-
ster R ab.

A.3.3 Tupel

newTuple R R' n
Die Instruktion erwartet in R’ einen Konstruktor-Knoten und erzeugt ein neues Tupel mit
Marke R’ und n uninitialisierten Argumenten und legt einen Verweis darauf in R ab.

newlList R
Erzeugt einen neuen LIST-Knoten und legt eine Referenz darauf nach R. Zudem wird ap
auf das erste Argument der Liste gesetzt.

setArg R
Schreibt den Inhalt von R in das Argument eines Tupels, auf den der Argumentzeiger ap
verweist und inkrementiert ap, so dafl ap auf das folgende Argument verweist.

setVarArg R
Erzeugt in dem Argument eines Tupels, auf den der Argumentzeiger ap verweist, eine
neue Variable-Zelle. Im Register R wird eine REF-Zelle abgelegt, die auf dieses Argument
verweist. Anschlielend wird ap inkrementiert.

setVoid n
Die Instruktion schreibt neue Variablen in die ndchsten n Argumentpositionen, auf die ap
verweist. Anschlielend wird ap um n Argumentpositionen erhoht.

A.3.4 Unifikation

unify R R’
Die Instruktion unifiziert die Inhalte die Register R und R'.

unifyConst R V
Die Instruktion dereferenziert R. Falls R eine Variable enthélt, wird diese an den Inhalt des
V-Registers V gebunden. Andernfalls wird getestet, ob R und V' auf den selben Knoten im
Speicher verweisen.
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unifyInteger R V
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf einen Zahlknoten. Falls R
nach Dereferenzierung eine Variable enthalt, wird diese an den Inhalt von V' gebunden.
Andernfalls wird getestet, ob R auf einen Zahlknoten verweist, der den gleichen Wert wie
V hat.

A.3.5 Arithmetik

plus R R’ R",minus R R’ R", times R R' R",div R R' R",1ess R R' R"
Die Instruktion wartet, bis R und R’ auf eine Zahl verweisen, und legt dann das Ergebnis
der arithmetischen Operation in R” ab.

A.3.6 Threads

spawn R
Die Instruktion wartet, bis das Register R eine nullstellige Funktion f enthélt. Sie erzeugt
dann einen neuen Thread T', der die Auswertung der Applikation von f durchfhrt.

A.3.7 Funktionen

fun Rn k S
Erzeugt einen neuen Funktions-Knoten mit Aritdt n und & freien Variablen und legt eine
Referenz darauf in R ab. Die Instruktion erwartet die Werte der globalen Variablen in den
Registern Xq bis X;_1. S ist eine Referenz auf das Segment, das den Code fir den Rumpf
der Funktion enthalt.

funCopy R n k S
Erzeugt analog der Instruktion fun einen neuen Funktions-Knoten mit Aritat » und & frei-
en Variablen und legt eine Referenz darauf in R. Anders als fun wird aber auch zusétzlich
eine Kopie des Codesegmentes S angefertigt und im neu erzeugten Funktions-Knoten ge-
speichert.

apply R n
Die Instruktion priift zunéchst, ob eine Signalbehandlung notwendig ist. Wenn ja wird
der aktuelle Thread gestoppt und die Signalbehandlung durchgefiihrt. Andernfalls wird
gewartet, bis R einen Konstruktor- oder Funktions-Knoten enthalt.

Enthalt R einen Konstruktor-Knoten ¢, dann wird ein neues n-stelliges Tupel mit Marke ¢
erzeugt, dessen i-tes Argument gerade der Inhalt von X; ist. Das neu erzeugte Tupel wird
in Xo abgelegt.

Enthélt R dagegen eine Funktion f mit Aritdt », so wird ein neuer zusatzlicher Auftrag
zur Ausfiihrung des Rumpfes von f auf dem aktuellen Thread erzeugt.

tailApply R n
Endrekursive Version von apply.

fastApply V
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf einen Funktion-Knoten f.
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Sie arbeitet analog zu apply ohne allerdings Dereferenzierung, Typtests und Aritétstest
durchzufiihren.

fastTailApply V
Endrekursive Version von fastApply.

applyBuiltin V
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine native Funktion f und
appliziert diese ohne weitere Dereferenzierungen, Typtests und Aritatstest durchzufiihren.

specApply V n
Die Instruktion suspendiert auf Determiniertheit von V. Verweist V' auf einen n-stelligen
Funktion-Knoten, so ersetzt sich selbst dann durch fastApply V. Verweist V auf einen
Konstruktor, dann ersetzt sie sich durch newTuple V n.

specTaillpply V n
Endrekursive \Version von specApply.

allocate n
Alloziert einen neuen (uninitialisierten) L-Registersatz der Grofie n. Der L-Zeiger des ak-
tuellen Auftrags zeigt nach Ausfiihrung der Instruktion auf diesen Registersatz, der alte
Wert des L-Zeigers geht verloren.

deallocate
Gibt den Registersatz frei, auf den der L-Zeiger des aktuellen Auftrags verweist und setzt
den L-Zeiger auf nil.

return R
Kopiert den Inhalt des Registers R ins Register Xo. Danach wird der oberste Auftrag
des aktuellen Threads T' geléscht und der darunterliegende Auftrag zur Ausfiihrung ge-
bracht. Wenn kein weiterer Auftrag existiert, wird T terminiert und der néchste ausfiihrbare
Thread zur Ausfuhrung gebracht.

A.3.8 Case

guardStart L
Die Instruktion markiert den Beginn eines Wéchters. Die Marke L verweist auf den Beginn
des Codes des ndchsten Wéchters. Die Instruktion setzt das Register caseStart auf die
aktuelle Instruktion.

guardEnd
Die Instruktion markiert das Ende eines Wéchters: es wird geprift, ob die Spur trail leer
ist. Wenn ja, wird die nachste Instruktion ausgefihrt. Wenn die Spur nicht leer ist, wird
eine Suspension erzeugt und in die Suspensionsliste aller Variablen z, die die Spur enthélt,
eingetragen. Der aktuelle Auftrag wird so modifiziert, daB er auf guardStart verweist, so
dal3 der suspendierte Wéchter nach dem Wecken von neuem ausgefiihrt wird.

getInt R V
Die Instruktion erwartet in V' eine Zahl n. Enthélt R einen Variable-Knoten v, dann wird
v an n gebunden und gegebenenfalls (falls v nicht lokal) auf der Spur gemerkt. Enthalt
R die Zahl n, wird die néchste Instruktion ausgefihrt. Enthélt R einen Knoten, der keine
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Variable ist und zudem verschieden von n ist, dann wird failure ausgelds, das heif3t die
Spur wird geleert und zum Code des néchsten Wachters gesprungen.

getCon R V
Die Instruktion arbeitet analog zu getInt, und erwartet im Unterschied dazu in V' einen
Konstruktor.

getVarArg R
Wenn mode den Wert write hat, arbeitet die Instruktion genau wie setVarArg. Andernfalls
wird das Argument, auf das ap verweist, in R geladen: handelt es sich dabei um eine
Variable-Zelle, wird zuerst in R eine REF-Zelle darauf erzeugt.

moveArg R
Wenn mode den Wert write hat, erzeugt die Instruktion einen neuen Variableknoten und
legt eine Referenz darauf sowohl in R ab als auch in dem Argument, auf das ap zeigt.
Wenn mode den Wert read hat, wird das Argument, auf das ap zeigt, nach R geladen.
Anschlieend wird ap inkrementiert.

moveVoid n
Wenn mode den Wert write hat, arbeitet die Instruktion genau wie setVoid. Andernfalls
wird ap lediglich um n Argumentpositionen erhoht.

getTuple R R' n
Die Instruktion erwartet in R’ einen Konstruktor-Knoten. Zunachst wird der Inhalt von R
gepruft: enthélt R eine Variable, dann wird ein neues Tupel mit n uninitialisierten Argu-
menten und mit Marke R’ erzeugt und an R gebunden. In R wird eine Referenz auf dieses
neu erzeugte Tupel abgelegt. mode wird auf write gesetzt.
Enthalt R keine Variable, wird gepriift, ob R ein Tupel ¢ mit Marke R’ und Breite n ent-
halt, wenn nicht, wird failure ausgeldst; wenn ja, wird in mode wird auf read gesetzt.
In beiden Fallen wird ap auf das erste Argument des Tupels gesetzt.

getList R
Arbeitet analog zu getTuple fur Listen.

testConst RV L
Die Instruktion erwartet im V-Register V' einen (dereferenzierten) Verweis auf einen Kon-
struktor, eine Zelle oder eine Funktion. R wird dereferenziert. Falls R eine logische Va-
riable enthalt, wird auf dieser Instruktion suspendiert. Andernfalls wird geprift, ob R auf
den selben Knoten im Speicher wie V' verweist. Falls ja, wird die néchste Instruktion aus-
gefhrt, falls nein wird zur Marke L gesprungen.

testInteger R V L
Diese Instruktion arbeitet analog zu testConst. Sie erwartet in V" allerdings einen Zahl-
Knoten, dessen Inhalt mit R verglichen wird.

testTuple R f n L
Falls R nach Dereferenzierung eine Variable enthélt, wird suspendiert. Andernfalls wird
gepruft, ob R ein Tupel mit Marke f und n Argumenten enthélt. Falls nein wird zur Marke
L gesprungen. Falls ja, werden mode auf read und ap auf das erste Argument gesetzt,
danach wird die nachste Instruktion ausgefihrt.



232 ANHANG A. DIE VIRTUELLE MASCHINE FUR L

testList R L
Analog zu testTuple fur Listen.

loadArg R
Das Argument, auf das ap zeigt, wird nach R geladen.

testBool R L
Falls R nach Dereferenzierung eine Variable enthélt, wird suspendiert. Andernfalls wird
gepruft, ob R den Wert true hat. Falls ja, wird die ndchste Instruktion ausgefihrt, falls R
den Wert false enthalt, wird zur Marke L gesprungen. Andernfalls wird eine Fehlermel-
dung ausgegeben.

switch RV
Die Instruktion erwartet im V-Register V' eine Referenz auf eine Hashtabelle H. Falls R
eine Variable enthélt wird suspendiert. Andernfalls liefert A abhé&ngig vom Inhalt von R
eine Codeadresse, zu der dann gesprungen wird.

A.3.9 Sonstige Instruktionen

move R R’
Die Instruktion kopiert den Inhalt von R in das Register R'.

branch L
Unbedingter Sprungbefehl, der die Instruktionen, die an der Marke L beginnen, zur Aus-
fliihrung bringt.



Anhang B

Applikationen fur Testlaufe

Zur Analyse sowohl der statischen Struktur als auch des dynamischen Verhaltens von Oz Pro-
grammen wurde eine Reihe von Anwendungen herangezogen. Dabei handelt es sich nicht um
die immer wieder gleichen kleinen Benchmarkprogramme, die in der Literatur vielfach zum Per-
formanzvergleich verschiedener Systeme herangezogen werden. Diese testen in der Regel nur
ganz spezielle Aspekte eines Programmiersystems und geben keinen Aufschlul3 tber das typi-
sche Aussehen und Verhalten von ,richtigen* Applikationen.

Daher wurde eine Reihe von Applikationen ausgewahlt, die flr reale Anwendungen entwickelt
wurden und sich zum grofen Teil tdglich im Gebrauch befinden. Der Quellcode jeder Applikation
umfalit mehrere tausend Zeilen Oz Quellcode; jeder Testlauf beanspruchte mindestens mehrere
CPU Sekunden.

Fur alle Messungen wurde eine Beta-Version von Mozart 1.0 verwandt.

Bei den verschiedenen Anwendungen handelt es sich im einzelnen um:

Prelude Die Oz Prelude enthélt eine ganze Reihe von Modulen und Werkzeugen, die bei Pro-
grammentwicklung unter der Oz Programmierschnittstelle OPI zur Verfugung stehen. Das
sind zum einen die Standardmodule [HMSW97], die verschiedene Bibliotheksfunktionen,
wie beispielsweise die gdngigen Listenoperationen, zur Verfugung stellt. Dartberhinaus
gehoren noch die Schnittstelle zum Grafiksystem und verschiedene Werkzeuge, wie der
Browser, Explorer, Panel, Profiler und Ozcar (siehe unten) zur Prelude.

Bei den Testlaufen wurde das reine Laden der Prelude fiir Messungen herangezogen; da
eine Komponente erste dann geladen wird, wenn sie zum ersten Mal verwandt wird (lazy
loading), wurde fiir die Testlaufe das Laden explizit angestofien. Diese Werte liefern inso-
fern bereits interessante Ergebnisse, da beim Laden nicht nur Prozeduren definiert werden,
sondern auch schon erhebliche Rechenarbeit geleistet wird: so werden beim Laden der
Prelude circa 450 Klassen definiert, wobei die Routinen zum dynamischen Aufbau der
Klassenhierarchie in Oz selbst implementiert wurden [Hen97].

Browser Der Browser [Pop95] ist ein Werkzeug zur grafischen Darstellung des Speichers, der
es erlaubt, Uber eine Reihe von Optionen die Art der Darstellung zu beeinflussen. Fur
die Testlaufe wurde vom Browser ein vollstdndiger bindrer Baum der Tiefe 8 angezeigt,
wobei die inneren Knoten aus Tupeln, die Blatter zu gleichen Teilen aus Zahlen, Namen,
Atomen, Funktionen und Variablen bestanden. Fir die Art der Darstellung wurden die
Default-Einstellungen verwandt.
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Der Quellcode des Browsers besteht aus 15000 Zeilen Oz Code.

Explorer Beim Explorer handelt es sich um ein interaktives, graphisches Werkzeug, das zur Vi-
sualisierung und zum Analysieren von Suchbdaumen dient [Sch97]. Der Quellcode umfaft
etwas Uber 5500 Zeilen Oz Code.

Als Eingabe diente ein einfaches Programm, das zu zwei Finite Domain Variablen X und
Y mit einem Wertebereich von jeweils 1 bis 70 durch einfaches Aufzéhlen des kompletten
Suchbaums alle Losungen bestimmt, fir die x € {1, 30,40} A Y € {1, 30,40} gilt.

Der so erzeugte Suchbaum hat eine Tiefe von 2 x 70 = 140 und insgesamt 25120 Knoten
(wovon 3 x 3 = 9 Knoten eine Lésung enthalten).

Gump Bei Gump [Kor96, Kor97] handelt es sich analog zu Lex und Yacc [LMB92] um ein
Werkzeug, das ausgehend von einer abstrakten Beschreibungsprache in der Lage ist, den
0Oz Quellcode fiir einen Scanner oder Parser zu erzeugen. Der Quellcode von Gump umfalit
ca. 3500 Zeilen.

Fir die Testlaufe wurde sowohl die Beschreibung des Scanners (in den Tabellen mit Gump
Scanner bezeichnet) als auch die des Parsers (Gump Parser) fur SML 97 verwandt.

Compiler Die Produktionsversion des in Oz geschriebenen Compilers von Mozart. Fur die Test-
laufe wurde (wenn nicht anders angegeben) der Browser (siehe oben) (ibersetzt. Der Quell-
code umfaft ca. 19000 Zeilen.

Ozcar Ozcar ist ein grafischer Debugger fir Mozart [Lor98]. Der Quellcode umfalt 4000 Zei-
len.

Spedition Hier wurde die Simulation eines Speditionsszenarios in Oz implementiert. Autonome
Agenten verhandeln untereinander dynamisch (ber die Vergabe und Durchfiihrung von
Frachtauftragen, die iber Deutschland verteilt sind.

Der Quellcode umfalt 3900 Zeilen.

Scheduler Hierbei handelt es sich um eine typische Anwendung aus dem Bereich des Constraint
Programmierens. Der Oz Scheduler [Wir96] ist ein Werkzeug zur Lésung von Scheduling
Problemen. Fur die Testlaufe wurde ABZ6 ein 10 x 10 Job-Shop Problem aus [AC91]
verwandt. Es wurden jeweils zwei verschiedene Testldufe mit diesem Problem durchge-
flhrt: zundchst wurde eine obere Schranke fiir die optimale Lésung berechnet (in den Ta-
bellen mit Scheduler (upper) bezeichnet); danach wurde branch-and-bound verwandt, um
eine bessere Lésung zu berechnen, als die, die zuvor gefunden wurde (Scheduler (prove)).
Wihrend bei letzterem dem reinen Constraintldsen der groite Anteil an der Berechnung
zukommt, kommen beim ersten auch andere Aspekte wie zum Beispiel objektorientierte
Programmierung zum Tragen.

Der Quellcode umfalit 6200 Zeilen.



Anhang C

Benchmark-Programme

Wir haben hier alle Programme in der Kodierung fir SML zusammengetragen, die in Kapitel 10
flr Performanzvergleiche herangezogen wurden. Der Programmcode fur die anderen Sprachen
kann ber

http://ww. ps. uni - sh. de/ ~schei dhr/t hesi s/ benchmar ks

erreicht werden.

C.1 Takeushi

C.1.1 Takeushi mit ganzen Zahlen

fun tak(x,y,z) =
if y<x then tak(tak(x-1,y,z),tak(y-1,z,x),tak(z-1,x,y))

else z;
C.1.2 Takeushi unter Verwendung von CPS

fun cpstakaux(x,y,z,k) =
if y<x then
cpstakaux(x-1,y,z,
fn(vl)=>
cpstakaux(y-1,z,x,
fn(v2)=>
cpstakaux(z-1,x,y,
fn(v3)=>cpstakaux(vl,v2,v3,k))))
else
k(z);
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fun cpstak(x,y,z) = cpstakaux(x,y,z,fn(a)=>a);

C.2 Fibonacci

C.2.1 Fibonacci mit ganzen Zahlen

fun fib(n) =
if (2<n) then fib(n-2)+fib(n-1)

else 1;
C.2.2 Fibonacci mit FlieBkommazahlen

fun fibf(n:real) =
if (2.0<n) then fibf(n-2.0)+fibf(n-1.0)
else 1.0;

C.3 Naiv Reverse

fun app(nil,ys) = ys
| app(x::xr,ys) = x::app(xr,ys);

fun nrev(nil) = nil

| nrev(a::bs) = app(nrev(bs),[a]);

C.4 Quicksort

C.4.1 Quicksort mit Listen

fun quickaux([],cont) = cont

| quickaux(a::bs,cont) = partition(bs,a,[],[],cont)

and partition ([],a,left,right,cont): int list =
quickaux(left,a::quickaux(right,cont))
| partition(x::xs,a,left,right,cont) =
if x < a then partition(xs,a,x::left,right,cont)

else partition(xs,a,left,x::right,cont);

fun quick 1 = quickaux(1,[]1);

C.4.2 Quicksort mit Listen und higher-order Tests
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fun quickaux([],cont,cmp) = cont

| quickaux(a::bs,cont,cmp) = partition(bs,a,[],[],cont,cmp)

and partition ([],a,left,right,cont,cmp): int list =
quickaux(left,a::quickaux(right,cont,cmp),cmp)
| partition(x::xs,a,left,right,cont,cmp) =
if cmp(x,a) then partition(xs,a,x::left,right,cont,cmp)

else partition(xs,a,left,x::right,cont,cmp);
fun less(x,y) = x<y;

fun quickho(l,cmp) = quickaux(1,[],cmp);

C.4.3 Quicksort mit Feldern

fun partitionarrayl(ar,pivot,pindex,from,to) =
if from <= to then

let val old = Array.sub(ar,from)

in if pivot > old then
(Array.update(ar,from,Array.sub(ar,pindex));
Array.update(ar,pindex,o0ld) ;
partitionarrayl(ar,pivot,pindex+1,from+1,to0))

else
partitionarrayl(ar,pivot,pindex,from+1,to)
end

else pindex-1;

fun partitionarray(ar,from,to) =
let val pivot = Array.sub(ar,from)
val mid = partitionarrayl(ar,pivot,from+1,from+1,to)
in (Array.update(ar,from,Array.sub(ar,mid));
Array.update(ar,mid,pivot) ;
mid)
end;

fun quickarrayl(ar,from:int,to:int) =
if from < to then
let val mid = partitionarray(ar,from,to)
in (quickarrayl(ar,from,mid-1);
quickarrayl(ar,mid+1,to))
end
else ();
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fun quickarray(ar) = quickarrayl(ar,0, Array.length(ar)-1);

C.5 N-Damen

fun no_attackaux(nil,c,y,i) = true
| no_attackaux(x::xr,c,y,i) =
(x<>y) andalso
((abs (x-y))<>(c-1i)) andalso
no_attackaux(xr,c,y,i+1);

fun no_attack(xs,c,y) = no_attackaux(xs,c,y,1);

fun queensLoop2(ss,c,xs,y,n) =
if y>n then ss
else if no_attack(xs,c,y)
then queensLoop2(app(xs,[y])::ss,c,xs,y+1,n)

else queensLoop2(ss,c,xs,y+1,n);

fun doFoldL(nil,z,t,c) = z
| doFoldL(x::xr,z,t,c) = doFoldL(xr,queensLoop2(z,c,x,1,t),t,c);

fun queensLoopl(c,t,i) =
if c<=t then
queensLoopl(c+1l,t,doFoldL(i,nil,t,c))
else i;

fun queens(n) = queensLoopl(l,n,[nil]);

C.6 Mandelbrot

2.0
val y_base = 1.25
val side = 2.5

val x_base

val sz = 800
val maxCount = 1024

val delta = side / (real sz)
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fun mandelloop3 (count, z_re:real, z_im:real, c_re:real, c_im:real) =
if (count < maxCount)
then
let

val z_re_sq = z_re * zZ_re

val z_im_sq = z_im * z_im
in
if ((z_re_sq + z_im_sq) > 4.0)
then count

else
let
val z_re_im = (z_re * z_im)
in
mandelloop3 (count+1,
(z_re_sq - z_im_sq) + c_re,
z_re_im + z_re_im + c_im,
c_re, c_im)
end
end

else count;

fun mandelloop2(j,c_im,iter) =
if (j >= sz) then iter
else
let val c_re = x_base * (delta + real j)
val count = mandelloop3(0,c_re,c_im,c_re,c_im)
in
mandelloop2(j+1,c_im,iter+count)

end;

fun mandelloop(i,iter) =
if (i >= sz) then iter
else
let val c_im : real = y_base - (delta * real i)
in mandelloop(i+1,mandelloop2(0,c_im,iter))

end;

C.7 Symbolische Ableitung
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datatype expr = Plus of expr * expr
Minus of expr * expr
Var of int

Const of int

Times of expr * expr
Div of expr * expr
Exp of expr * int
Uminus of expr

Log of expr;
fun deriv(Var(u),x) = if u=x then Const(1) else Const(0)
deriv(Const(u),x) = Const(0)
deriv(Plus (u,v),x) = Plus(deriv(u,x),deriv(v,x))

|

|

| deriv(Minus(u,v),x) = Minus(deriv(u,x) ,deriv(v,x))

| deriv(Times(u,v),x) = Plus(Times(deriv(u,x),v),Times(u,deriv(v,x)))
|

deriv(Div(u,v),x) = Div(Minus(Times(deriv(u,x),v),
Times(u,deriv(v,x))),
Exp(v,2))
| deriv(Exp(u,n),x) = Times(Times(deriv(u,x),Const(n)),Exp(u,n-1))
| deriv(Uminus(u),x) = Uminus(deriv(u,x))
| deriv(Log(u),x) = Div(deriv(u,x),u);

fun nthderiv(0,exp,x) = exp
| nthderiv(n,exp,x) =

nthderiv(n-1,deriv(exp,x),x);

C.8 Threads

C.8.1 Erzeugung

fun noop (n:int) = ();

fun threadcreate(0) O

| threadcreate(n)
let val id = CML.spawn(fn()=>noop(n))
in CML.sync(CML.joinEvt(id));

threadcreate(n-1)

end;

C.8.2 Kommunikation
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fun reader(0,chan) = CML.send(chan,0)

| reader(n,chan)

let val aux = CML.send(chan,1)
in CML.recv(chan);
reader(n-1,chan)

end;

fun numgen(n,chan) =
let val v = CML.recv(chan)
in if v = 0 then ()
else CML.send(chan,n);
numgen (n+1, chan)

end;

fun threadcomm(n) =
let val chan = CML.channel();
in let val id = CML.spawn(fn()=>reader(n,chan))
in
numgen (n, chan) ;
CML.sync(CML. joinEvt (id))
end

end;

C.8.3 Fibonacci mit Threads

fun fibthreadaux(n,chan) =
CML.send(chan,
if 2<n then
fibthread (n-2)+fibthread(n-1)
else 1)

and fibthread(n)
let val chan = CML.channel()
in CML.spawn(fn()=>fibthreadaux (n,chan));
CML.recv(chan)
end;
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