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Zusammenfassung

Der Grofiteil bestehender Software ist sequenziell, weshalb die Vorteile aktueller Multicore-Plattformen
oft ungenutzt bleiben. Eine manuelle Parallelisierung ist jedoch in vielen Féllen sehr aufwindig und die
zu erwartenden Leistungssteigerungen schwer vorhersagbar.

In dieser Arbeit wird ein Verfahren zur Ermittlung von Parallelisierungspotential sequenzieller Pro-
gramme vorgestellt. Durch den Einsatz verschiedener Analysen und Heuristiken werden giinstige Stellen
fiir grobgranulare Parallelitdt ermittelt. Die Ergebnisse unterstiitzen Softwareentwickler bei der Paralle-
lisierung bestehender Anwendungen. Eine Besonderheit des gewéihlten Ansatzes ist die Kombination aus
dynamischer Ermittlung von Ablaufinformationen und interprozeduraler Abhéngigkeitsanalyse.
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KAPITEL

Einleitung

Der Einzug von Mehrkernprozessoren in alle Arten von Computersystemen stellt die Software-
Entwicklung vor grofie Herausforderungen. Ein Grofiteil bestehender Software ist sequenziell
und konnte bisher regelmiflig von steigenden Taktfrequenzen profitieren. Aufgrund physikali-
scher Grenzen stagnieren allerdings die Taktfrequenzen seit ca. 5 Jahren. Hardwarehersteller
nutzen die weiterhin steigende Anzahl an Transistoren je Chip aus, um mehrere Rechenkerne
in die Prozessoren zu integrieren. Die Laufzeit sequenzieller Software wird dadurch nicht ver-
bessert. Um dies zu dndern, miissen die Anwendungen parallelisiert werden, was in den meisten
Féllen ein sehr aufwindiger Vorgang ist.

Es bestehen grundsétzlich zwei Moglichkeiten fiir die Parallelisierung von Software. Einerseits
konnen Entwickler durch explizite Anweisungen im Quelltext bestimmen, welche Teile eines Pro-
gramms parallel ausgefiihrt werden sollen. Durch den Einsatz von Synchronisationsmechanismen
lassen sich parallele Abléufe sehr genau koordinieren. Im Allgemeinen ist es jedoch schwierig, die
passenden Stellen fiir Parallelitdt innerhalb einer bestehenden Anwendung zu ermitteln. Aufer-
dem ist im Voraus nicht bekannt, wie hoch der Aufwand fiir die Parallelisierung ist und welcher
Laufzeitgewinn erwartet werden kann.

Die Alternative dazu ist eine implizite Parallelisierung, die diese Aufgabe dem verwendeten Com-
piler iibertragt. Verschiedene Analysen sollen sichere Mdoglichkeiten fiir Parallelitdt entdecken.
Der Programmierer schreibt weiterhin sequenziellen Code, den der Compiler automatisch in par-
allel ausfithrbare Software iibersetzt. Auch wenn diese Variante sehr komfortabel erscheint, so
liefern die verwendeten Analysen oftmals nur wenig Moglichkeiten fiir Parallelitdt. Fiir sichere
Aussagen miissen die Compiler konservativ vorgehen, d. h. sie diirfen bei unsicheren Aussagen
nicht von moglicher Parallelitdt ausgehen. Gerade im Falle irregulérer Anwendungen fithrt im-
plizite Parallelisierung deshalb zu unbefriedigenden Ergebnissen.
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In dieser Arbeit wird ein Verfahren beschrieben, welches die Vorteile der impliziten und explizi-
ten Parallelisierung vereint. Durch statische sowie dynamische Analysen werden dem Benutzer
zielgerichtet Moglichkeiten fiir Parallelitit in sequenziellen Anwendungen aufgezeigt. Das Er-
gebnis ist eine Abschiitzung des potentiellen Laufzeitgewinns durch parallele Ausfiihrung mit
Berticksichtigung des dafiir bendtigten Aufwands. Dadurch kann mit Hilfe von Sprachkonstruk-
ten bestehender Programmierschnittstellen, wie OpenMP, eine manuelle Parallelisierung durch-
gefithrt werden.

Das Verfahren beschrénkt sich hierbei auf grobgranulare Tasks in Form von Prozeduren, in denen
gewOhnlich eine grofle Anzahl an Instruktionen verarbeitet werden. Mehrkernprozessoren profi-
tieren von solchen Tasks mehr als von feingranularer Parallelitit, da weniger Kommunikations-
und Synchronisationsaufwand notwendig ist. Ein weiterer Vorteil besteht darin, dass die Struk-
tur der Benutzerprogramme nur wenig verindert werden muss. Eine andere Alternative zur Auf-
teilung in grobgranulare Tasks ist die Parallelisierung von Schleifen. Deren Ausfithrungszeiten
machen héufig einen grofien Anteil der Programmlaufzeit aus. Gerade im Bereich von paral-
lelisierenden Compilern konnten bereits grofie Fortschritte erreicht werden [Ban94, FL11]. Im
Rahmen dieser Arbeit werden Schleifen nicht explizit untersucht. Das Ziel ist es, die Relevanz
von Task-Parallelitdt auf Prozedurebene sowie die Niitzlichkeit der verwendeten Analysen zu
bewerten.

1.1 Statische und dynamische Analysen

Ein besonderes Merkmal dieser Arbeit besteht in der Art und Weise der Ermittlung von Paralleli-
sierungspotential. Es werden sowohl statische als auch dynamische Analysemethoden eingesetzt.
Bei statischen Analysen erfolgt eine formale Untersuchung des Quelltextes von Programmen
wihrend der Ubersetzung. Es gibt viele Einsatzmoglichkeiten fiir solche Analysen, wie Syn-
taxpriifungen, Kontroll- oder Datenflussanalysen. Die Resultate sind sehr detailliert und fiir
sdmtliche Aufrufkontexte giiltig. Damit sind die Analysen fiir Optimierungen von Programmen
gut geeignet. Allerdings ist es im Allgemeinen nicht moglich, fiir alle Situationen exakte Aussagen
zu treffen [Lan92]. Mogliche Ursachen sind die Verwendung von Zeigern, rekursive Datenstruk-
turen oder spéte Bindung innerhalb von Programmen.

Dynamische Analysen werden vor allem in Profiling-Werkzeugen benutzt. Die Auswertungen
erfolgen hier zur Laufzeit der Programme. In den meisten Fillen werden dazu an bestimm-
ten stellen Instruktionen in den Quelltext eingefiigt. Wahrend der Ausfiihrung kénnen dadurch
Informationen an die Analyseanwendung weitergeben werden. Bei der dynamischen Analyse
entspricht das Ergebnis dem, was tatséchlich wihrend der Ausfithrung aufgetreten ist. Es muss
allerdings beachtet werden, dass die Resultate hierbei nicht allgemeingiiltig sind. Jeder Ablauf
kann aufgrund abweichender Eingabedaten unterschiedlich sein.

Das in dieser Arbeit beschriebene Verfahren extrahiert zunéchst mit Hilfe von dynamischer Ana-
lyse notwendige Ablaufinformationen der Benutzerprogramme. Diese Informationen werden zur
Bestimmung von Ausfithrungszeiten und Aufrufstellen der Prozeduren benétigt. Der Rest der
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Auswertung basiert ausschlielich auf statischen Analysetechniken.

Bestehende Abhingigkeiten zwischen Prozeduren kénnen einer moglichen Parallelisierung im
Wege stehen, indem sie eine bestimmte Ausfiihrungsreihenfolge erzwingen. Die Herausforderung
bei der Suche nach Parallelisierungspotential besteht somit in der Bestimmung von Abhéngig-
keiten zwischen verschiedenen Prozeduraufrufen. Eine rein statische Abhéngigkeitsanalyse kann
allerdings, wie vorhin erwihnt, in manchen Féllen keine exakten Aussagen treffen. In diesen
Situationen zeigt der verwendete Ansatz ein spekulatives Verhalten. Es wird also davon aus-
gegangen, dass nur diejenigen Abhéngigkeiten existieren, welche durch die Analysen gefunden
wurden. Der Benutzer hat somit nach erfolgter Parallelisierung die Aufgabe, die Giiltigkeit der
ermittelten Losung zu iiberpriifen.

1.2 Bestehende Ansatze

Es existieren viele bestehende Arbeiten zur Parallelisierung von sequenziellen Programmen. Par-
allelisierende Compiler, wie der SUIF Compiler der Universitidt Stanford, fiihren ebenfalls sta-
tische Abhéngigkeitsanalysen durch [Ama95]. Da diese aber auf einer feingranularen Ebene von
Instruktionen arbeiten, sind sie ebenso wenig mit diesem Ansatz vergleichbar wie spekulative
Ausfithrungsumgebungen. Hierbei werden Ergebnisse von Abhéngigkeitsanalysen verwendet, um
parallele Tasks zu bilden und diese im Anschluss auszufiihren. Treten wéihrend der Laufzeit den-
noch Zugriffskonflikte auf, so nimmt das System die bereits ausgefiihrten Operationen zuriick
und wiederholt den Ablauf in sequenzieller Reihenfolge. Die Ausfiihrungsumgebungen kénnen
sowohl durch Hardware als auch durch Software bereit gestellt werden [SCZM05, OMOS].

Mit den kommerziell verfiighbaren Werkzeugen Intel Parallel Advisor und Prism von CriticalBlue
existieren zwei Ansétze, die dem Verfahren dieser Arbeit sehr nahe kommen [Int11, Crill]. Bei-
de bieten dem Benutzer eine Auswertung von Parallelisierungspotential beziiglich grobkérniger
Parallelitdt auf Prozedurebene. Bei der Verwendung des Parallel Advisors kénnen mit Hilfe
von Profiling-Informationen sogenannte “Hotspots”, also Stellen mit einem grofien Anteil an der
Ausfithrungszeit, identifiziert werden. Durch manuelle Annotationen im Quelltext hat der Benut-
zer die Moglichkeit, beliebige Bereiche fiir eine parallele Ausfithrung vorzumerken. Anschlieflend
berechnet die Anwendung mit Hilfe der protokollierten Ablaufinformationen die resultierende
Laufzeiteinsparung sowie entstehende Konflikte.

Bei Prism von CriticalBlue wird ebenfalls das zu analysierende Programm vorab instrumen-
tiert und ausgefiihrt. Der Hauptunterschied zum Parallel Advisor besteht in der Auswahl von
Tasks. Anstatt Annotationen im Quelltext anzugeben, kénnen einzelne Prozeduren zur par-
allelen Ausfithrung ausgewéhlt werden. AnschlieBend kann ein Scheduler die resultierenden
Ausfithrungszeiten ermitteln. Falls bei der Abarbeitung Abhéingigkeiten entdeckt werden, muss
der Benutzer entscheiden, ob die sequenzielle Ausfiihrungsreihenfolge verwendet werden soll
oder die Konflikte ignoriert werden kénnen. Damit besteht allerdings die Verpflichtung, in der
spéateren Implementierung die Konflikte tatsichlich zu beseitigen. Eine Besonderheit der An-
wendung ist die Unterstiitzung der POSIX Thread Schnittstelle. Sollten die zu analysierende
Anwendungen bereits parallel ablaufende Berechnungen enthalten, so beriicksichtigt Prism dies
bei der Auswertung.
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Im Gegensatz zu dem Verfahren dieser Arbeit verwenden Prism und der Parallel Advisor dy-
namische Analysen zur Bestimmung von Abhéngigkeiten zwischen Prozeduraufrufen. Dadurch
sind die Resultate abhingig von der konkreten Ausfiihrung. Eine parallele Umsetzung kann
nur fiir die Ausfithrung mit den selben Eingabedaten der Analyse als sicher eingestuft werden.
Zusétzlich ist der Benutzer bei der Verwendung beider Werkzeuge verpflichtet, die zu untersu-
chenden Aufrufstellen selbst festzulegen. Die Abhéngigkeiten werden nur auf diesen festgelegten
Stellen analysiert. Das Verfahren dieser Arbeit identifiziert hingegen simtliche Aufrufe der Be-
nutzeranwendung und bewertet sie automatisch hinsichtlich Parallelisierungspotential.

1.3 Uberblick

Im folgenden Kapitel werden wichtige Grundlagen erldutert, welche innerhalb der Arbeit Ver-
wendung finden. Eine wichtige Aufgabe besteht in der Entwicklung eines Analysewerkzeugs zur
Umsetzung der vorgestellten Konzepte. Diese werden in Kapitel 3 présentiert. Anschlieflend
erfolgt eine Ubersicht iiber die Schwerpunkte der Implementierung, welche mit Hilfe des LLVM-
Frameworks (Low Level Virtual Machine) realisiert wurde. Die Analysen werden anhand eines
Mergesort-Algorithmus sowie mehrerer Testprogramme der SPEC2006-Benchmarks gepriift. Die
Resultate sind in Kapitel 5 aufgefiihrt. Im letzten Kapitel wird schliellich eine Zusammenfassung
der wichtigsten Erkenntnisse sowie ein Ausblick auf mogliche Erweiterungen gegeben.



KAPITEL

Grundlagen

Fiir das in dieser Arbeit beschriebene Verfahren zur Analyse von Parallelisierungspotential wer-
den verschiedene Techniken und Modelle aus dem Compilerbau verwendet. Die entsprechenden
Konzepte stammen dabei zum Grofiteil aus dem Bereich maschinenunabhéngiger Optimierung
und automatischer Parallelisierung. Die Analyseaufgaben kénnen durch die Verwendung all-
gemein akzeptierter Losungsverfahren effizient bearbeitet werden. Zudem existieren geeignete
Reprisentationen der Problemstellungen, was zu einer besseren Ubersichtlichkeit fithrt.

Die Auswahl der Themen in den folgenden Abschnitten wurde beziiglich der Relevanz der hier
beschriebenen Arbeit gewéhlt. Zu Beginn der Abschnitte werden nicht erliduterte Begriffe explizit
erwdhnt und koénnen bei Bedarf in der Literatur nachgelesen werden [ASU86, Wol95, Muc97].

2.1 Aufrufgraph

Der Aufrufgraph einer Anwendung beschreibt die Aufrufthierarchie der enthaltenen Prozeduren.
Ein solcher Graph besteht aus einer Menge von Knoten und Kanten, fiir die folgendes gilt:

1. Zu jeder Prozedur des Programms gibt es einen Knoten.

2. Es gibt einen Knoten zu jeder Aufrufstelle, d.h. eine Stelle im Programm, an der eine
Prozedur aufgerufen wird.

3. Wenn eine Aufrufstelle ¢ eine Prozedur p aufrufen kann, gibt es eine Kante Knoten ¢ zum
Knoten p.

Bei der Definition fillt zunichst auf, dass mehrere Kanten vom Knoten fiir eine Prozedur ¢
zum Knoten fiir eine Prozedur p vorhanden sein kénnen. Dies ist genau dann der Fall, wenn ¢
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mehrere Aufrufstellen besitzt, welche p aufrufen kénnen. Somit handelt es sich bei einem Auf-
rufgraph um einen Multigraph. Diese Tatsache spielt bei der Ermittlung von Abhéngigkeiten
eine wichtige Rolle (siehe Abschnitt 3.5).

In Programmiersprachen wie C und C++ ist es moglich, Prozeduren mit Hilfe von Funktionszei-
gern oder durch dynamische Bindung aufzurufen. Die Aufrufziele kénnen dabei im Allgemeinen
erst zur Laufzeit bestimmt werden. Einfache statische Analysen miissen bei jeder Aufrufstel-
le davon ausgehen, dass alle erreichbaren Prozeduren fiir den Aufruf in Frage kommen. Jede
Moglichkeit entspricht dabei einer zusétzlichen Kante im Aufrufgraph. Durch interprozedurale
Analyse (sieche Abschnitt 2.5) lidsst sich eine Anndherung an einen konkreten Aufrufgraphen
erreichen. Jedoch ist es auch dadurch nicht mdoglich externe Prozeduraufrufe aufzulésen. Ein
konservativer Ansatz fithrt somit auch hier zu einer Uberapproximation von méoglichen Aufruf-
zielen. Das bedeutet, dass mehr Kanten in dem Aufrufgraph auftreten konnen, als tatséchlich
vorhanden sind.

Eine Alternative zur statischen Berechnung von Aufrufgraphen besteht in der Ermittlung der
Knoten und Kanten zur Laufzeit des Programms. Jede aufgerufene Prozedur wird als Knoten im
Graph vermerkt. Die Kanten ergeben sich durch die Aufrufreihenfolge. Zusétzlich ist es moglich,
Informationen beziiglich der Ausfithrung (Anzahl Aufrufe, Ausfithrungszeiten, usw.) in den Auf-
rufgraph einflieffen zu lassen. Ein dynamischer Aufrufgraph ist im Allgemeinen nicht mit einem
statisch ermittelten identisch. Es kann beispielsweise bei der dynamischen Ausfithrung passie-
ren, dass bestimmte Prozeduren gar nicht aufgerufen werden. Damit ist die Prozedur nicht im
dynamischen Aufrufgraph vorhanden.

In dieser Arbeit spielen dynamische Aufrufgraphen eine entscheidende Rolle bei der Analy-
se des Parallelisierungspotentials. Anhand der Aufrufhierarchie werden Paare von Prozeduren
ausgewihlt, welche fiir die Bewertung in Frage kommen. Auflerdem enthélt der Aufrufgraph In-
formationen iiber den zeitlichen Ablauf der zu untersuchenden Anwendung. Diese Informationen
werden ebenfalls fiir die Auswertung des Potentials benotigt.

2.2 Def-Use- und Use-Def-Ketten

Im folgenden Abschnitt wird vorausgesetzt, dass die Begriffe Datenflussanalysen und Daten-
flussgraphen bekannt sind.

Compiler benétigen héufig prazise Informationen iiber die Verwendung von Variablenwerten an
bestimmten Punkten des Programms. Es ist vor allem bei Abhingigkeitsanalysen wichtig zu wis-
sen, welche Verwendungen von Variablen Abhéngigkeiten erzeugen. Sogenannte Def- Use-Ketten
verbinden Definitionen (Def) einer Variablen mit sémtlichen Verwendungen (Use), die iiber den
Datenflussgraph erreichbar sind. Use-Def-Ketten verbinden Verwendungen von Variablen mit
den vorausgehenden Definitionen.

Listing 2.1 soll das Konzept von Def-Use- und Use-Def-Ketten deutlich machen. Bei Ersteren
lassen sich fiinf Definitionen betrachten. Interessant sind hierbei diejenigen in den Zeilen 2 und 4.
Aufgrund der zweiten i f-else-Anweisung erreicht die Definition aus Zeile 4 (im Gegensatz zu
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der aus Zeile 2) nicht die Verwendung in Zeile 7. Dieser Effekt tritt auch bei der Use-Def-Kette
durch die Verwendung von x in Zeile 7 auf. Die zugehorige Definition kann hier im Beispiel
lediglich die von Zeile 2 sein.

1 if (z > 1) // Use: z

2 x = 1; // Def: x

3 else

4 X = 2; // Def: x

5

6 1if (z > 2) // Use: z

7 y =x + 1; // Def: y Use: x
s else

9 y = x - 3; // Def: y Use: x
10

1n oz = x + y; // Def: z Use: x, V¥

Listing 2.1: Def-Use- und Use-Def-Ketten

In Abbildung 2.1 sind die Def-Use-Ketten zu dem Beispiel eingetragen. Die gestrichelten Li-
nien zeigen jeweils von einer Definition zu den Verwendungen. Jede Linie besitzt den Namen
der definierten Variable als Beschriftung. Die entsprechenden Use-Def-Ketten sind bis auf die
Richtung der Pfeile identisch.

- X —mm———

Abbildung 2.1: Def-Use-Ketten zu Listing 2.1

Def-Use-Ketten werden bei der Suche nach Abhéngigkeiten zwischen Prozeduraufrufen ver-
wendet. Durch sie wird ein moglicher Datenfluss zwischen den Aufrufstellen erkannt. Falls bei-
spielsweise der Riickgabewert einer Prozedur eine Variable definiert, welche anschlieflend an eine
andere Prozedur als Argument iibergeben wird, so kann eine Datenabhéngigkeit existieren (sieche
Abschnitt 2.4).
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2.3 Dominatoren und Postdominatoren

Im folgenden Abschnitt wird vorausgesetzt, dass die Begriffe Kontrollflussgraph und Basisblock
bekannt sind. Basisblocke sind hierbei die Knoten von Kontrollflussgraphen. Die Kanten ent-
sprechen den Kontrollflusspfaden zwischen Basisblocken.

Definition 1. Fin Knoten p dominiert einen anderen Knoten q, falls jeder Pfad im Flussgraph
vom Fingangsknoten hin zu q durch den Knoten p verlduft.

In der Literatur wird eine solche Beziehung als p dom ¢ notiert. Falls p dom ¢, so kann jeder
Pfad s : start — ¢ in die beiden Pfade sp,cf; @ start — p und sgum, : p — g aufgeteilt werden.
Da ein Pfad vom Eingangsknoten zu einem Knoten ¢ immer durch ¢ selbst fiihrt, gilt stets ¢
dom q.

Dominatorinformationen werden héufig in Form von Béumen (Dominatorbaum) dargestellt. Die
Moglichkeit ergibt sich aus der Eigenschaft, dass jeder Knoten einen unmittelbaren Dominator
besitzt. Dieser ist der letzte Dominator des Basisblocks auf einem beliebigen Pfad beginnend
beim Eingangsknoten.

In Abbildung 2.2 ist ein Flussgraph einer Prozedur gezeigt. Es existiert eine if-else-Struktur am
Basisblock a, sowie zwei Schleifen. Der entsprechende Dominatorbaum in Abbildung 2.3 besitzt
als Wurzelknoten den Knoten a. Dieser dominiert sémtliche anderen Knoten. Das bedeutet, dass
der entsprechende Basisblock stets am Anfang ausgefiihrt wird. Man beachte den Basisblock A,

welcher zwar am Ende der Aufrufhierarchie steht, aufgrund der unterschiedlichen Pfade iiber f
und ¢ jedoch nur von Knoten a dominiert wird.

Abbildung 2.2: Beispiel fiir einen Flussgraph

Damit die Definition von Dominatoren angewendet werden kann, wird ein eindeutiger Einstiegs-
knoten eines Flussgraph vorausgesetzt. Ein dhnliches Konzept, welches in dieser Arbeit benétigt
wird, ist die Postdominanz. Es besitzt eine &hnliche Voraussetzung, der Flussgraph muss aller-
dings in diesem Fall genau einen Ausgangsknoten enthalten.
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Abbildung 2.3: Dominatorbaum zu Flussgraph aus Abbildung 2.2

Definition 2. Ein Knoten q eines Flussgraph postdominiert einen Knoten p des selben Graph,
wenn jeder Pfad von p zum Ausgang tiber q fihrt.

Die Notation fiir Postdominanz ist ¢ pdom p. Folgende Definition ist somit ebenfalls giiltig: Falls
q pdom p, so kann ein Pfad p — exit in die beiden Pfade p — ¢ und g — exit aufgeteilt werden.
Jeder Basisblock postdominiert sich selbst.

Auch Postdominatoren kénnen in Form von Baumen dargestellt werden, da jeder Knoten von
exakt einem Knoten postdominiert wird. Abbildung 2.4 zeigt den Postdominatorbaum zu dem
Flussgraph in Abbildung 2.2. Sdmtliche Knoten werden von h postdominiert, da dies der Aus-
gangsknoten des Flussgraphen ist. Nur Knoten g postdominiert zusétzlich einen weiteren Ba-
sisblock. Im Fall der Knoten b und d ist die Riickwirtskante von d nach e im Flussgraph die
Ursache dafiir, dass sie keinen weiteren Knoten postdominieren. Es existieren deshalb mehrere
Pfade zum Ausgangsknoten (z.B. b —d — f — hsowieb—d—a—c—e— g—h).

()
OJOJOXOXOR0
(&)

Abbildung 2.4: Postdominatorbaum zu Flussgraph aus Abbildung 2.2

Dominator- und Postdominator-Informationen werden bei der Bewertung des Parallelisierungs-
potentials eingesetzt. Falls ein Prozeduraufruf a einen anderen Prozeduraufruf b dominiert, so
ist sichergestellt, dass a vor b ausgefilhrt werden muss. Falls zusétzlich b den Aufruf a postdo-
miniert, dann werden die Prozeduraufrufe stets gemeinsam ausgefiihrt. Die Analyse bewertet in
dem Fall das Potential der Aufrufstellen hoher, da eine parallele Ausfiihrung wahrscheinlicher
ist als bei Aufrufstellen in unterschiedlichen Kontrollpfaden.
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2.4 Formen von Abhangigkeiten

Die Ermittlung von Abhéngigkeiten zwischen einzelnen Instruktionen oder grobgranularen Ope-
rationen (z.B. Prozeduren) in einem Programm ist essenziell fiir die Parallelisierung. Es exis-
tieren zwei Klassen von Abhéngigkeiten: Kontrollflussabhingigkeiten (Kontrollabhéingigkeiten)
und Datenabhéngigkeiten.

Kontrollabhangigkeiten Es besteht eine Kontrollabhéngigkeit zwischen zwei Ausdriicken ap
und as, falls das Ergebnis von a; Einfluss auf die Ausfiihrungshiufigkeit von as hat. Eine sol-
che Art von Abhéngigkeit tritt hdufig bei der Verwendung von Kontrollstrukturen auf. In der
if-else-Anweisung

if (c¢) then a else b

sind a und b kontrollabhéngig von c. Kontrollabhéngigkeiten kénnen auch bei Schleifen entste-
hen, wobei der Schleifenrumpf von der Schleifenbedingungen abhéngig ist:

while(c) do a
In dem gezeigten Beispiel ist Anweisung a von ¢ kontrollabhéngig.

Datenabhangigkeiten Datenabhéingigkeiten entstehen, falls mehrere Operationen auf gemein-
same Daten zugreifen. Kommen die Operationen ohne gemeinsame Zugriffe aus, so kann die
Aufrufreihenfolge beliebig sein. Das ist auch dann der Fall, wenn ausschliellich Lesevorginge
ausgefiihrt werden. Eine ganz andere Situation entsteht, falls mindestens eine Instruktion Daten
dndert, welche von anderen Operationen verwendet werden. Hier kann eine andere Reihenfol-
ge der Operationen zu unterschiedlichen Ergebnissen fithren. Es existieren drei Arten solcher
Datenabhéngigkeiten:

1. Eine echte Abhingigkeit (True Dependence) besteht, falls Daten nach einer Schreib-
operation gelesen werden. Der Lesevorgang hingt von der vorherigen Modifikation ab und
kann daher nicht ohne weiteres parallel zu dieser ausgefiihrt werden.

2. Die umgekehrte Abhingigkeit (Anti Dependence) beschreibt eine Schreiboperation
nachdem die zugehorigen Daten gelesen wurden. Auch hier kann eine parallele Ausfithrung
der betroffenen Operationen andere Frgebnisse als die sequenzielle Reihenfolge liefern.
Dabei ist es moglich, dass die Modifikation der Daten vor dem Lesevorgang geschieht,
wodurch andere Werte gelesen werden. Eine solche Art von Datenabhéngigkeit ldsst sich
hiufig durch die Verwendung zusétzlicher Speicherbereiche umgehen.

3. Eine Ausgabeabhingigkeit (Output Dependence) tritt bei einem Paar von Schreibope-
rationen auf die selben Daten auf. Je nach Reihenfolge der Schreiboperationen kénnen
die Speicherbereiche verschiedene Werte enthalten. Auch bei dieser Abhéngigkeit kann der
FEinsatz zusétzlicher Speicherbereiche eine Losung bieten.

Abhéangigkeitsgraph Eine iibliche Représentation von Abhéngigkeiten aus der Compilertech-
nik sind sogenannten Abhéngigkeitsgraphen. In einem solchen Graphen stellen Operationen (In-
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2 Grundlagen

struktionen oder grobgranulare Codeabschnitte) die Knoten dar. Abhéngigkeiten zwischen den
Operationen werden als gerichtete Kanten in den Graphen eingetragen. Dabei erhélt jede Kante
eine Kennzeichnung mit dem entsprechenden Typ der Abhéngigkeit. Durch den Codeabschnitt
aus Listing 2.2 sollen die erwdhnten Abhéngigkeiten anhand eines Beispiels aufgezeigt werden.

1 a=>b + ¢c;

2 ¢ = 0;

3 1f (a <= 10) {
4 d =Db x e;
5 e =d + 1;
6 }

7 e = 2;

Listing 2.2: Abhéngigkeiten

Der Ausdruck in Zeile 1 liest den Wert von Variable ¢, welche in Zeile 2 iiberschrieben wird.
Das erzeugt eine umgekehrte Abhéngigkeit zwischen den beiden Instruktionen. Die Abfrage
in Zeile 3 liest den Wert von Variable a. Diese wurde vorher in Zeile 1 definiert, sodass eine
echte Abhédngigkeit entsteht. Zwischen den Anweisungen in Zeile 3 und Zeile 4 besteht eine
Kontrollabhingigkeit, da letztere nur bei wahrer Bedingung ausgefithrt wird. Die Ausgabe-
abhéngigkeit zwischen den Instruktionen aus Zeile 5 und Zeile 7 besteht aufgrund der Schreib-
operationen beziiglich derselben Variable (e).

Der vollstéindige Abhéngigkeitsgraph ist in Abbildung 2.5 zu sehen. Die Kantenbezeichnungen
haben folgende Bedeutung: U = Umgekehrte Abhingigkeit, A = Ausgabeabhingigkeit, K =
Kontrollabhéngigkeit. Falls eine Kante keine Bezeichnung besitzt, so handelt es sich um eine
echte Abhéngigkeit.

Abbildung 2.5: Abhéngigkeitsgraph

Die verschiedenen Arten von Abhéngigkeiten zwischen Prozeduraufrufstellen sind in der Analy-
seanwendung das wichtigste Kriterium zur Berechnung des Potentials von Parallelitéit. Fiir die
Auswertung werden Abhéngigkeitsgraphen gebildet. Durch Beriicksichtigung der Transitivitét
werden damit Abhéingigkeiten zwischen verschiedenen Prozeduraufrufstellen erkannt.

11



2 Grundlagen

2.5 Interprozedurale Analyse

In diesem Abschnitt wird vorausgesetzt, dass der Begriff stark zusammenhdngende Komponenten
aus der Graphentheorie bekannt ist.

Definition 3. Intraprozedurale Analyse beschreibt die Auswertung einer einzelnen Prozedur,
ohne Beachtung von Aufrufkontexten.

Gerade im Bereich von automatischer Parallelisierung auf Befehls- und Schleifenebene sind
Abhéngigkeitsanalysen ein unverzichtbarer Bestandteil. Viele bestehende Arbeiten zeigen die
Mboglichkeiten, die sich dadurch fiir parallelisierende Compiler ergeben [DRV00].

Hinsichtlich des Schwerpunkts dieser Arbeit, der grobgranularen Parallelisierung auf Prozedure-
bene, bestehen dhnliche Herausforderungen im Hinblick auf die Abhingigkeitsanalyse. Durch
die Verwendung von Zeigern, Referenzen oder globalen Variablen muss eine intraprozedurale
Analyse von jedem Prozeduraufruf annehmen, dass dabei der Zustand aller fiir sie sichtbarer
Variablen veréndert wird. Aufrufziele von Funktionszeigern stellen eine zusétzliche Schwierigkeit
dar. Auch hier kénnen intraprozedurale Techniken hiufig keine prézisen Aussagen treffen. Um
eine moglichst genaue statische Analyse zu erreichen, muss interprozedural vorgegangen werden.

Eine interprozedurale Analyse arbeitet iiber ein gesamtes Programm hinweg, wobei Informa-
tionen von Aufrufern zu den aufgerufenen Prozeduren und zuriick flieen. Im Hinblick auf die
Suche nach Abhingigkeiten zwischen Prozeduren ist vor allem die interprozedurale Zeigeranalyse
wichtig. Informationen {iber Ziele von Zeigern und Werte von formalen Parametern oder globa-
len Variablen flieBen hin zur aufgerufenen Prozedur. Innerhalb dieser kénnen die auftretenden
Abhéngigkeiten nun genauer bestimmt werden. Dieser Schritt heifit Top-Down-Phase. Die Aus-
wirkungen von Prozeduren, wie eine Wertdnderung von Referenzparametern, werden im Gegen-
zug an die aufrufenden Stellen zuriick propagiert. Daher heifit dieser Schritt Bottom- Up-Phase.
Das Verfahren kann zwar fiir exakte Auswertungen sehr aufwindig sein, die Abhéngigkeiten
werden aber um einiges genauer bestimmt als bei der rein intraprozeduralen Analyse [Muc97].

In dieser Arbeit wird interprozedurale Analyse als Teil der Abhéngigkeitsanalyse eingesetzt. Es
konnen damit die Auswirkungen von Prozeduraufrufen ermittelt werden, um mogliche Paralle-
litdt zu entdecken.

2.5.1 Zeigeranalyse

Sprachen wie C und C++4 unterstiitzen den Einsatz von Zeigern fiir den Zugriff auf Speicher-
adressen. Um die Auswirkungen von Zeigerargumenten bei Prozeduraufrufen beriicksichtigen zu
konnen, ist der Einsatz von interprozeduraler Analyse notwendig. Das Codebeispiel in Listing
2.3 soll die Herausforderungen solcher Zeigeranalysen deutlich machen.

1 int global = 5;

3 void f (int *p) {
4 *p = xp + 1;

5 global = 0;
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s void g (int =*qg) {
9 *q = xgq — global;
10}

11

12 1int main (void) {
13 int a = 10;

14 int *b = &a;

15 void (xfptr) (int =xq) = g;
16

17 f(&a);

18 (xfptr) (b);

19

20 return O;

21}

Listing 2.3: Beispielprogramm zu Zeigeranalyse

Es bestehen zwei Abhéngigkeiten zwischen dem Aufruf von Prozedur f in Zeile 17 und dem fol-
genden Aufruf von Prozedur g (durch Funktionszeiger fptr). Einerseits wird in beiden Féllen
auf den Wert der Variable a zugegriffen. Andererseits verdndert £ den Wert der globalen Varia-
ble global, welche anschlieBend von g gelesen wird. Damit die Analyse diese Abhéngigkeiten
erkennen kann, muss sie folgende Probleme l6sen:

e Indirekte Prozeduraufrufe
Funktionszeiger wie in Zeile 15 miissen aufgelost werden kénnen. Zu indirekten Aufrufen
zéhlen auch virtuelle Methoden wie in C++.

e Interprozedurale Zeigeranalyse
Die Bottom- Up-Phase, ausgehend von den Prozeduren f und g, muss dem Aufrufer (main)
die Schreiboperation auf das Argument bekannt geben. Um die Abhéngigkeit der beiden
aufgerufenen Prozeduren zu erkennen, muss anschlieend erkannt werden, dass der Zeiger
b auf die Adresse &a zeigt.

e Globale Variablen
Eine gute interprozedurale Analyse muss erkennen, dass die beiden aufgerufenen Prozedu-
ren auf die globale Variable global zugreifen. Dadurch entsteht eine echte Abhéingigkeit.

2.5.2 Kontextsensitivitat

Eine Prozedur kann sich abhéngig von den Kontextinformationen der Aufrufstelle (Argumen-
te sowie globale Variablen) unterschiedlich verhalten. Falls eine interprozedurale Analyse den
Kontext der Aufrufe beriicksichtigt, so spricht man von Kontextsensitivitdt. Dadurch lassen sich
prézisere Resultate erzielen, da Auswirkungen des konkreten Verhaltens eines Aufrufs betrachtet
werden. Es existieren unterschiedliche Moglichkeiten, um kontextsensitive Analysen zu realisie-
ren. Im Folgenden werden zwei Techniken erldutert: eine Analyse auf Klonbasis und eine mit
Zusammenfassungen.
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Bei der kontextsensitiven Analyse auf Klonbasis werden fiir samtliche Aufrufstellen Kopien der
aufgerufenen Prozeduren erstellt. Die Analyse erkennt somit bei jeder Prozedur, von welcher
Aufrufstelle diese aufgerufen wurde. Dadurch entsteht zum einen eine groflie Anzahl an unter-
schiedlichen Kopien (eine pro Kontext). Zum anderen kann Rekursion schlecht aufgeldst werden,
weil die verschiedenen Iterationen durch eine einzige Kopie einer Aufrufstelle stammen.

Im Falle der kontextsensitiven Analyse mit Zusammenfassung kéonnen ebenfalls Prozeduren ge-
klont werden.! Hier erfolgt allerdings vorher eine Analyse, die das Verhalten von Prozeduren
beziiglich verschiedener Aufrufkontexte zusammenfasst. Diese Analyse besteht aus zwei unter-
schiedlichen Phasen:

1. Die Bottom-Up-Phase verwendet lokale Informationen {iber die Prozedur um Informa-
tionen iiber das Verhalten zu den Aufrufern zu propagieren. Das Resultat der Phase ist
eine Zusammenfassung der Auswirkungen der Prozeduren fiir alle Aufrufkontexte.

2. In der Top-Down-Phase werden Aufruferinformationen zu den aufgerufenen Prozeduren
propagiert. Damit kénnen Ergebnisse beziiglich dieser Prozeduren berechnet werden.

Tritt bei den zu analysierenden Programmen Rekursion auf, so konnen im Allgemeinen unendlich
viele Aufrufpfade entstehen. Um dennoch eine effektive Berechnung durchfiihren zu kénnen, wird
eine Fixpunktlosung mit Hilfe stark zusammenhéngender Komponenten ermittelt.

2.5.3 Flussinsensitivitat

Eine flussinsensitive Analyse ignoriert den Kontrollfluss eines Programms. Sie nimmt prinzipiell
an, dass die Operationen in beliebiger Reihenfolge ausgefiihrt werden. Zur Verdeutlichung zeigt
Listing 2.4 zunéchst eine Menge aufeinanderfolgender Zuweisungsinstruktionen.

1 Object xa = new Object(); // erstelltes Objekt: h
2 Object *b = new Object(); // erstelltes Objekt: i
3 Object *c = new Object(); // erstelltes Objekt: ]
4 a = b;
5 b = c;
6 C = a;

Listing 2.4: Beispielprogramm zu Flussinsensitivitat

Man sieht, dass nach Zeile 4 der Zeiger a nun auf ¢ zeigt. Nach Zeile 5 zeigt b auf j und nach
Zeile 6 zeigt der Zeiger ¢ ebenfalls auf i. Diese Erkenntnisse beriicksichtigen den Kontrollfluss der
Instruktionen. So wird nach jeder Instruktion berechnet, auf welche Ziele jede Variable zeigen
kann. Es ist moglich, dass bestimmte Ziele nach einer Anweisung nicht mehr erreichbar sind.
Zeile 4 “zerstort” beispielsweise das Ziel h.

Die flussinsensitive Analyse nimmt keine Riicksicht auf die Reihenfolge der Instruktionen. Es
wird lediglich berechnet, auf welche Ziele eine Variable moglicherweise zeigen kann. Eine ” Ver-
nichtung”von Zielen, wie oben erwihnt, findet dabei nicht statt. Fussinsensitive Analysen sind
somit weniger prizise als flusssensitive.

! Inlining ist auch moglich.
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KAPITEL

Analyse des Parallelisierungspotentials

Dieses Kapitel beschreibt das in dieser Arbeit verwendete Verfahren zur Ermittlung von Paralle-
lisierungspotential. Dazu erfolgt zuniichst eine Ubersicht des grundsétzlichen Aufbaus mit einer
Beschreibung der notwendigen Komponenten. Anschlieflend wird erlautert, wie die verschiede-
nen Analysen und Heuristiken eingesetzt werden. Am Ende des Kapitels wird das Vorgehen der
verwendeten Abhéngigkeitsanalysen beschrieben, welche die zentralen Elemente zur Bewertung
von Parallelisierungspotential sind.

3.1 Konzept und Vorgehensweise

Dieser Abschnitt erliautert den grundlegenden Aufbau der Anwendung. Es wird gezeigt, welche
Komponenten fiir die Analyse notwendig sind und wie diese interagieren. Ein besonderes Au-
genmerk beim Entwurf liegt auf einfacher Erweiterbarkeit und Austauschbarkeit. Gerade bei
Analysewerkzeugen besteht der Wunsch nach einer universell einsetzbaren Loésung. Erweiterun-
gen beziiglich der Funktionsvielfalt, wie die Unterstiitzung von Schleifen als parallele Tasks oder
zusitzlichen Programmiersprachen, sollen einfach zu realisieren sein. Die gesamte Prozesskette
besteht aus mehreren Schritten, vom Einlesen der Benutzeranwendung in Form von Quelltext-
Dateien bis hin zur Ausgabe des Analyse-Ergebnisses.

In Abbildung 3.1 ist der Prozessablauf der Anwendung zu sehen. Graue Rechtecke stellen Ver-
arbeitungseinheiten dar, welche unterschiedliche Berechnungen durchfiihren. Die weiflen Datei-
symbole stehen fiir Ein- oder Ausgabedateien, die von den Verarbeitungseinheiten gelesen oder
erstellt werden. Der Inhalt des gestrichelten Rechtecks beschreibt die internen Komponenten des
Systems. Die Pfeile deuten auf die vorgegebene Bearbeitungsreihenfolge hin.
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Abbildung 3.1: Prozessablauf der Analyseanwendung

Das Verfahren dieser Arbeit lasst sich in vier aufeinanderfolgende Bearbeitungsschritte einteilen:

1. Erzeugung von Zwischencode
Fiir eine einheitliche, sprachunabhéngige Losung wird der Quelltext der Benutzeranwen-
dung in Zwischencode iibersetzt. Simtliche Analysen und Transformationen arbeiten aus-
schliefflich auf dieser Repréasentation.

2. Instrumentierung
In das iibersetzte Benutzerprogramm werden Anweisungen eingefiigt, welche das Verfahren
fiir die Ermittlung von dynamischen Ablaufinformationen benotigt.

3. Ausfiihrung
Durch Ausfiihrung des instrumentierten Codes kénnen die Ablaufinformationen extrahiert
werden.

4. Analyse
Im letzten Schritt werden die verschiedenen Analysen und Heuristiken zur Bewertung des
Parallelisierungspotentials angewendet. Das Ergebnis dieser Phase ist eine Liste mit den
potentiell giinstigsten Stellen fiir Parallelitét.

In den folgenden Abschnitten werden die verschiedenen Prozessschritte einzeln betrachtet, um
die unterschiedlichen Vorgénge néher zu erldutern.
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3.2 Erzeugung von Zwischencode

Eine Anforderung an das zu entwickelnde System ist die vollstéandige Unterstiitzung der Pro-
grammiersprachen C und C++. Fiir einen allgemeinen Einsatz muss der gesamte Sprachumfang
abgedeckt werden. Diese Aufgabe ist alles andere als trivial. Vor allem C++ bietet aufgrund
der unterstiitzten Programmierparadigmen eine grofle Anzahl verschiedener Sprachkonstrukte.
Objektorientierung und die Existenz von Zeigern sind nur einige Herausforderungen fiir die
Abhéngigkeitsanalyse.

Um solche sprachabhéngigen Merkmale unter Beriicksichtigung von Sonderfiillen zu unterstiitzen,
und noch viel wichtiger, eine sprachunabhéngige Losung zu entwerfen, ist Abstraktion notwen-
dig. Die Analyseverfahren diirfen nicht auf dem Ursprungscode arbeiten, sondern miissen einen
generell giiltigen Zwischencode verwenden. Im Compilerbau kommt dafiir meist eine Form von
Drei-Adress-Code zum Einsatz. Dieser besteht aus einer Sequenz von elementaren Program-
moperationen wie der Addition von zwei Zahlen. Der Zwischencode wird durch ein Compiler-
Front-End erstellt, welches auch statische Priifungen' durchfiihrt.

Abbildung 3.2 zeigt den Teil des Systems, in welchem der Anwendungscode in den Zwischen-
code iibersetzt wird. Das Compiler-Front-End muss die Sprachen C und C++ unterstiitzen.
Auflerdem soll der Zwischencode michtig genug sein, um sdmtliche Sprachkonstrukte effizient
darstellen zu konnen. Die Aufteilung des Quelltextes der Benutzeranwendungen auf mehrere
Dateien ist die Regel. Damit Transformationen und Analysen dennoch einen einfachen Zugriff
erhalten, muss das Front-End den gesamten Zwischencode in einheitlicher Form erstellen.

Compiler- Zwischencode
anEEnd >— (bersetzen —> inkl.
Debuginformationen

Benutzer-
Anwendung

Abbildung 3.2: Erzeugung von Zwischencode

Beim Ubersetzen des Ausgangscodes werden unter anderem neue Bezeichnungen fiir Prozeduren
sowie Variablen eingefiihrt. Der Benutzer des Analysewerkzeugs kann anhand dieser Bezeichner
im Allgemeinen keinen Riickschluss auf die entsprechenden Stellen im Ausgangscode ziehen. Das
resultierende Analyse-Ergebnis wire somit nur eingeschriankt niitzlich. Eine Losung fiir dieses
Problem sind Debuginformationen. Dabei handelt es sich um Metadaten, welche das Front-End
in den Zwischencode einfiigt. Sie enthalten Hinweise auf die korrespondierenden Originalstellen
und gegebenenfalls Typinformationen.

3.3 Ermittlung von Ablaufinformationen

Das verwendete Analyseverfahren muss selbstéindig potentielle Prozeduraufrufstellen identifi-
zieren, die auf Abhéingigkeiten zu iiberpriifen sind. Das Ergebnis muss anschlieffend hinsichtlich

'Konkret sind das zwei Arten von Priifungen: syntaktische Priifungen und Typpriifungen.
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der Relevanz fiir eine Parallelisierung bewertet werden. Beide Aufgaben erfordern Informationen
iiber den Ablauf der zu untersuchenden Anwendung. Im Gegensatz zur Abhingigkeitsanalyse
werden die Ablaufinformationen allerdings nicht durch ein statisches Vorgehen ermittelt. Fiir die
Aussagekraft der Ergebnisse spielt es eine grofie Rolle, dass der untersuchte Programmablauf
mit der wahren Ausfithrung {ibereinstimmt. Nur wenn dies der Fall ist, konnen Laufzeiteinspa-
rungen durch eine Parallelisierung der Benutzeranwendung erwartet werden.

Durch statische Analyse erreicht man lediglich eine Anndherung an die tatséchliche Aufruf-
hierarchie. In vielen Fillen (z.B. aufgrund Aufruf von externen Bibliotheken) ist das konkrete
Sprungziel einer Aufrufstelle erst zur Laufzeit bekannt. Fiir die Bewertung von Parallelisie-
rungspotential ist auBlerdem die Haufigkeit von Aufrufen einer Prozedur essentiell. Auch hier
ist eine statische Ermittlung nicht ohne Weiteres moglich, da Aufrufhidufigkeiten beispielswei-
se von Eingabedaten abhéngig sein konnen. Das wohl wichtigste Kriterium fiir eine mogliche
Parallelisierung sind die Laufzeiten von Prozeduren. Nur wenn sie einen bestimmten Anteil der
Gesamtlaufzeit der Anwendung ausmachen, kénnen Einsparungen durch Parallelitit erreicht
werden (Stichwort: Amdahls Gesetz). Statische Techniken, wie die Verwendung von Instruk-
tionszéhler, sind fiir die Bestimmung der Laufzeiten nicht geeignet. Die tatséchlichen Zeiten
konnen zum einen abhéngig von der verwendeten Hardware sein, zum anderen kénnen auch hier
externe Aufrufe die Resultate beeinflussen.

Aufgrund der erwihnten Probleme erfolgt die Ermittlung des Aufrufgraphen (siche Abschnitt
2.1) sowie der Ausfithrungszeiten der Prozeduren zur Laufzeit. Bei diesem Vorgehen miissen
jedoch Einschriankungen berticksichtigt werden. Die verwendeten Eingabedaten sowie der Aus-
fithrungskontext haben Einfluss auf den Verlauf der Anwendung. Die ermittelten Ablaufinfor-
mationen konnen sich abhéngig von der konkreten Ausfithrung stark unterscheiden. Es ist daher
sehr wichtig, eine moglichst reprasentative Programmausfithrung zu gewéhrleisten.

Um den Ablauf einer Anwendung zur Laufzeit ermitteln zu kénnen, muss an bestimmten Stellen
ein Informationsaustausch mit der Analyse erfolgen. Dafiir werden die entsprechenden Stellen des
erzeugten Zwischencodes mit Anweisungen erginzt (Instrumentierung, siehe Abschnitt 4.3.1).
Dabei handelt es sich um Aufrufe einer Laufzeit-Bibliothek. Die Bibliothek muss anhand der
Aufrufzeitpunkte den Ablauf der Anwendung untersuchen und bendétigte Informationen proto-
kollieren. Wichtig sind vor allem Details iiber die verschiedenen Aufrufstellen von Prozeduren.
Dazu gehort neben dem Namen der Prozedur auch die gesamte Ausfiihrungszeit. Abbildung 3.3
zeigt den Vorgang.

Nachdem die Ausfithrung beendet wurde, miissen die Ablaufinformationen fiir die weitere Ver-
arbeitung zur Verfiigung stehen. Die Bibliothek bereitet dafiir die protokollierten Daten auf und
schreibt sie in einem geeigneten Format in eine Ausgabedatei.

3.4 Analyse und Heuristiken

Der letzte Schritt des Verfahrens ist die eigentliche Analyse des Parallelisierungspotentials. Hier
werden die gesammelten Informationen beziiglich des Programmablaufs verwendet, um geeig-
nete Paare von Prozeduren fiir die Abhéngigkeitsanalyse zu identifizieren. Erst nachdem die
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Abbildung 3.3: Instrumentierung des Zwischencodes

Abhéngigkeiten vollstindig ermittelt wurden, lasst sich eine Aussage hinsichtlich der moglichen
Parallelisierung von Prozeduraufrufen treffen. Abbildung 3.4 zeigt, dass die Analysetechniken
Informationen tiber Aufrufgraph, Zwischencode und Debug-Metadaten benttigen.

Aufrufgraph
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Abbildung 3.4: Analyse des Parallelisierungspotential

In diesem Abschnitt werden neben dem grundsétzlichen Vorgehen zur Auswahl der Prozeduren
auch die verwendeten Heuristiken fiir die Bewertung erldutert.

3.4.1 Auswahl der Prozedurpaare

Komplexe Prozeduren rufen haufig eine Vielzahl von Unterprozeduren auf, wobei manche davon
unabhéngig zu den anderen ausgefiithrt werden konnen. Das trifft dann zu, wenn keine Daten-
oder Kontrollabhéngigkeiten zwischen ihnen existieren. Die Ausfithrungsreihenfolge der entspre-
chenden Prozeduraufrufe unterliegt somit nur den Regeln der imperativen Programmiersprachen.
Diese bieten bei sequenziellen Programmen keine Moglichkeit, um eine beliebige Reihenfolge zu
erlauben.

Durch den Einsatz von Bibliotheken wie Cilk oder OpenMP koénnen Entwickler mit relativ

einfachen Mitteln fork-join-Parallelitit in ihrer Anwendungen verwenden. Damit lassen sich
Prozeduren als eigensténdige Tasks parallel zu anderen Berechnungen ausfithren. Die Ergebnis-
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se der einzelnen Tasks konnen schliellich per Synchronisationsmechanismen zu fest definierten
Zeitpunkten verwendet werden.

Diese Arbeit soll das soeben beschriebene Vorgehen unterstiitzen. Das Ziel ist es, giinstige Pro-
zeduren fiir fork-join-Parallelitidt zu identifizieren. Dazu werden unter anderem Abhéngigkeiten
zwischen verschiedenen Aufrufstellen innerhalb einzelner Prozeduren betrachtet. Das System
verwendet den dynamischen Aufrufgraph, um ausgehend von der Einstiegsprozedur, sdmtliche
Paare von Aufrufoperationen zu ermitteln und eine Bewertung des Parallelisierungspotential
abzugeben.

Definition 4. Sei P die Menge aller Prozeduren einer Anwendung, A, die Menge der Proz-
duraufrufstellen einer Prozedur p € P und <, C A, x A, die “kleiner”-Relation beziiglich der
Codeposition von zwei Aufrufstellen in p. Dann wird die Menge aller zu untersuchender Paare
von Aufrufstellen fiir die Prozedur p definiert durch

Gp = <p

Fiir jedes Paar aus G, berechnet eine Abhéngigkeitsanalyse die spezifischen Abhéingigkeiten
zwischen den zugehérigen Prozeduraufrufen (siehe Abschnitt 3.5). Die Abhéngigkeiten werden
als Kanten zwischen den Aufrufstellen in einen Abh#ngigkeitsgraph eingefiigt. Es existiert je
ein Graph fiir jede Prozedur der Benutzeranwendung. Durch ein iteratives Vorgehen werden
sdmtliche Knoten des Aufrufgraphen untersucht, sodass eine vollstdndige Analyse sdmtlicher
Aufrufstellen erfolgt. Jede Prozedur wird dabei hochstens ein Mal untersucht, um der Gefahr
einer Verklemmung bei Rekursion entgegenzuwirken. Abbildung 3.5 verdeutlicht die Vorgehens-
weise zur Auswahl der zu analysierenden Prozeduraufrufe. Die gestrichelten Rechtecke zeigen
die Mengen von Aufrufstellen, welche je einen eigenen Aufrufgraph bilden.

Abbildung 3.5: Auswahl der Prozeduraufrufe zur Analyse

Die Reihenfolge der Aufrufe wird geméf Tiefensuchordnung abgelesen. Damit ergeben sich fol-
gende Mengen von zu untersuchenden Paaren:

Gmain = {(fa g), (fa h)v (ga h)}
gf = {(ilvj)a (i17i2)7 (J7 Z2)}
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Gy ={(k, D}
G = {(m,n), (m,h),(n,h)}

In dem gezeigten Beispiel existiert ein Zyklus durch den Aufruf h — h. Wie man anhand der
Menge Gy, sehen kann, erfolgt der Aufruf durch die letzte Aufrufstelle innerhalb der Prozedur h.
Die Menge aller Paare von Aufrufstellen fiir die Abhéngigkeitsanalyse besteht aus U,ep Gp.

3.4.2 Heuristiken

Nachdem die Abhéngigkeitsanalyse fiir alle Prozeduren der Anwendung einen Abhéngigkeits-
graph erstellt hat (siehe Abschnitt 3.5), kann das Parallelisierungspotential berechnet werden.
Ein wichtiges Kriterium ist dabei die erreichbare Laufzeiteinsparung.

Definition 5. Seien P, A, und G, wie in Definition 4. Auferdem soll die Abbildung 7 : A, — R
die Ausfiihrungszeit einer Aufrufstelle a € A, liefern. Dann ist Tpap © Apx Ap — R die mazimale
parallele Laufzeiteinsparung eines Aufrufstellenpaars g € G, mit

Tmaz (g) = Z T((l) - ma§ (T(CL))

a€{first(g), second(g)} a€{ first(g), second(g)}

Fiir die maximale Laufzeiteinsparung wird davon ausgegangen, dass siamtliche Aufrufstellen in
einem eigenen Task ausgefithrt werden. Die Summe der Ausfithrungszeiten beschreibt hierbei die
sequenzielle Laufzeit der Tasks. Die maximale Einsparung ist diese sequenzielle Zeit abziiglich
der Zeit fiir den langsten Task.

Die Ergebnisse der Anwendung sollen dem Benutzer einen guten Uberblick iiber Aufrufstellen
von Prozeduren mit hohem Potential fiir Parallelisierung bieten. Neben der maximalen Laufzei-
teinsparung miissen dazu die Abhingigkeiten bewertet werden. Zum einen zihlt hier natiirlich
die Anzahl. Zum anderen sind Abhéngigkeiten unterschiedlich gravierend im Bezug auf Par-
allelitdt. Echte Abhingigkeiten sind beispielsweise ein grofleres Hindernis fiir Parallelitéit als
umgekehrte oder Ausgabeabhingigkeiten. Daher bewertet die Analyse jede Abhéngigkeiten mit
einem spezifischen Faktor ¢; € R je Abhéngigkeitstyp t.

Die Anzahl von Abhéngigkeiten spielt noch eine weitere Rolle fiir den praktischen Einsatz
des Verfahrens. Fiir die Bewertung einer Abhéngigkeit muss beriicksichtigt werden, wie viele
zusitzliche Abhingigkeiten zu der betroffenen Aufrufstellen existieren. Einzelne Abhingigkeiten
sind umso gravierender einzustufen, je kleiner die Gesamtzahl der Abhéngigkeiten fiir die ent-
sprechende Aufrufstelle ist. Die reine Anzahl sollte somit nicht linear in die Berechnung des Par-
allelisierungspotentials einfliefen. Oder anders ausgedriickt, ob zwei oder drei Abhéngigkeiten
existieren macht einen gréfleren Unterschied fiir die Parallelisierung als wenn zwolf oder drei-
zehn vorhanden sind. Aus diesem Grund wird anstatt einem linearen Faktor die Funktion e~%/*
verwendet, wobei A eine Linearitétskonstante ist. Abbildung 3.6 zeigt die Funktion fiir A = 10.

Definition 6. Seien P, A,, G, sowie Tpe wie in Definition 5. Zusdtzlich sei Dy die Menge
an Abhdngigkeiten innerhalb des Analysepaars g € G, und f : Dy — R liefert fiir eine gegebe-
ne Abhdngigkeit d € Dy den Wert c;, welcher beschreibt, wie gravierend der zugrundeliegende
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Abbildung 3.6: Funktion e~*/* mit A = 10

Abhdngigkeitstyp t ist. Das Parallelisierungspotential n : A, x A, — R eines Analysepaars g
wird definiert durch

_ Tmaz (9)
M9) = 5o, F/

Fiir die Berechnung des Parallelisierungspotentials wird die maximale Laufzeiteinsparung als li-
nearer Faktor betrachtet. Das gilt nicht fiir die Abhéngigkeiten, welche gewichtet iiber die oben
gezeigte e-Funktion in die Berechnung einflieflen.

Zur Prisentation der Analyseergebnisse wird die Liste an Paaren von Aufrufstellen mit der
maximal zu erwartenden Laufzeiteinsparung (7,,q;) sowie den ermittelten Abhéingigkeiten aus-
gegeben. Die Liste wird sortiert nach dem hier beschriebenen Parallelisierungspotential (7).

3.5 Suche nach Abhdngigkeiten

Die Existenz von Kontroll- oder Datenabhéngigkeiten kann eine parallele Ausfithrung mehrerer
Prozeduraufrufe ungiiltig machen. Fiir die Ermittlung des Parallelisierungspotentials ist es daher
sehr wichtig, die vorhandenen Abhéngigkeiten moglichst genau zu identifizieren. Der in dieser
Arbeit verwendete Ansatz unterscheidet zwischen drei verschiedenen Arten von Abhéngigkeit-
en, welche in der Anwendung auftreten konnen: Datenabhingigkeiten durch Argumente, durch
globale Variablen oder Kontrollabhéingigkeiten. Im restlichen Teil dieses Abschnitts werden die
Abhéngigkeitsarten mit Hilfe von Codebeispielen beschrieben und die verwendeten Suchstrate-
gien présentiert.
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3.5.1 Datenabhingigkeiten durch Argumente

Die Verwendung aktueller Parameter kann zu Datenabhéngigkeiten zwischen mehreren Prozedu-
ren fithren. Im allgemeinen Fall muss der Datenfluss zwischen den Prozeduraufrufen betrachtet
werden. Falls ein Pfad mehrere Aufrufinstruktionen enthélt und mindestens ein schreibender Da-
tenzugriff existiert, so besteht eine Abhéingigkeit. Das Codebeispiel aus Listing 3.1 soll mdgliche
Fille von Datenabhéngigkeiten durch Argumente deutlich machen.

1 void f (int &p) |

2 p=p+1; // Schreib—- und Leseoperation
s}

4

5 int g (int &p) {

6 return p + 1; // Leseoperation

7}

9 void h (int &p) |

10 f(p); // ind. Schreib- und Leseoperation
11}

12

13 1int main (void) {

14 int a = 0;

15

16 f(a);

17 int b = g(a);
18 h(a);

19 h(b);

20

21 return 0;

22 }

Listing 3.1: Abhéngigkeiten durch formale Parameter

In dem Beispiel werden ausschliefllich Referenzen zur Parameteriibergabe verwendet. Damit soll
die Lesbarkeit des Quelltextes gesteigert werden. Der Einsatz von Zeigern wiirde keinen Einfluss
auf die Erkenntnisse haben. Die Prozedur f fiihrt eine Lese- sowie Schreiboperation auf die
iibergebene Referenz aus, g liest dagegen nur den Wert von p. Die Prozedur h ruft £ auf und
beinhaltet somit dieselben Operationen.

Abbildung 3.7 zeigt den Abhéngigkeitsgraph fiir die Prozedur main. Es werden lediglich Daten-
abhéngigkeiten zwischen Prozeduraufrufen betrachtet. Prinzipiell existiert zusétzlich eine Ausga-
beabhingigkeit zwischen den Anweisungen in Zeile 16 und Zeile 18, da beide Aufrufe schreibend
auf Variable a zugreifen. Allerdings besteht beziiglich derselben Variable eine echte Abhéngigkeit
zwischen den Instruktionen. Diese ist hinsichtlich Parallelitdt als gravierender einzustufen. Die
Ausgabeabhéngigkeit kann daher ignoriert werden. Bei den Instruktionen in Zeile 17 und Zeile
19 besteht die Datenabhéngigkeit iiber iiber eine zusétzliche Variable (b). Um dies zu erkennen
muss der Datenfluss verfolgt werden.
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main

Abbildung 3.7: Abhéngigkeitsgraph zu Listing 3.1

Die Erkennung von Datenabhéngigkeiten erfolgt in zwei grundlegenden Schritten. Durch inter-
prozedurale Analyse wird gepriift, ob Argumente innerhalb eines Prozeduraufrufs gelesen oder
verdndert werden. Im zweiten Schritt werden mit Hilfe vorhandener Def-Use-Informationen Pfa-
de des Datenflussgraphen untersucht. Sollte ein Pfad von einem Aufruf einer Prozedur zu einem
anderen fiithren, so besteht eine Abhéngigkeit. Der entsprechende Abhingigkeitstyp kann durch
das Ergebnis der Auswertungen bestimmt werden.

Die interprozedurale Analyse ist essenziell fiir die Suche nach Abhéngigkeiten bei Program-
men, welche Zeiger einsetzen. Sie erfolgt in drei aufeinanderfolgenden Phasen. In einer lo-
kalen Phase werden je Prozedur sdmtliche Zugriffe auf verwendete Speicherobjekte gepriift.
Hier ist vor allem die Art des Zugriffs von Interesse. In der sogenannten Bottom-Up-Phase
werden anschliefend Analyseergebnisse von aufgerufenen Prozeduren (der vorherigen Phase)
an die Aufrufer hoch-propagiert. Dort erfolgt jeweils eine Verfeinerung von Zugriffsinformatio-
nen. Um Verklemmungen durch rekursive Aufrufe entgegenzuwirken, werden vorhandene Zy-
klen durch die Beriicksichtigung stark zusammenhdingender Komponenten innerhalb des Auf-
rufgraphen beriicksichtigt. In einer Top-Down-Phase werden zuletzt Informationen beziiglich
Speicherbereiche der Zeigerargumente an die aufgerufenen Prozeduren weitergereicht. Damit las-
sen sich gegebenenfalls Zugriffsinformationen zusammenfassen. Dies ist beispielsweise der Fall,
wenn beim Aufruf einer Prozedur mehrere Zeigeparameter auf ein und denselben Speicherbe-
reich verweisen (Aliasing). Eine genauere Erlduterung der Vorgehensweise erfolgt in Abschnitt
4.2.

3.5.2 Datenabhidngigkeiten durch globale Variablen

Ahnlich zum Datenzugriff iiber formale Parameter kénnen auch Schreiboperationen auf globale
Variablen Abhéngigkeiten zwischen Prozeduren erzeugen. Das Codebeispiel in Listing 3.2 ver-
anschaulicht die Problemstellung.

1 int global_1
2 int global_ 2

0;
0;

4 void £ (void) {
5 gobal_1 = 1; // Schreiboperation (GV1)
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8 int g (void) {

9 return global_1 + global_2;// Leseoperation (GV1, GV2)
10 }

11

12 void h (void) {

13 £(); // ind. Aufruf von f

14 global_2 = 2; // Schreiboperation (GV2)
15}

16

17 int main (void) {

18 £0);

19 g();

20 h();

21

22 return 0;
23 }

Listing 3.2: Beispielprogramm - Abhéngigkeiten durch globale Variablen

Der Aufruf von Prozedur h in Zeile 20 fiihrt einen Schreibzugriff auf die globalen Variablen
global_l (indirekt {iber £) und global_2 aus. Daraus resultiert eine Schreibabhingigkeit
zum Aufruf von £ in Zeile 18 sowie eine umgekehrte Abhéingigkeit zu dem vorhergehenden Auf-
ruf von g. Abbildung 3.8 zeigt den zugehorigen Abhéngigkeitsgraph.

main
A
U
Abbildung 3.8: Abhéngigkeitsgraph zu dem Beispiel aus Listing 3.2

Eine Suche nach Datenabhéngigkeiten, welche durch den Zugriff auf globale Variablen bestehen,
erfolgt auf dieselbe Art und Weise wie im Falle von aktuellen Parametern. Mit Hilfe von Def-
Use-Informationen lassen sich Abh#ngigkeiten durch den Datenfluss finden. Die interprozedurale
Analyse erfolgt auch hier in drei Phasen. In der lokalen Phase werden sdmtliche Instruktionen
einer Prozedur untersucht, ob Werte globaler Variablen gelesen oder geschrieben werden. Die
Bottom-Up-Phase propagiert Zugriffsinformationen aufgerufener Prozeduren hoch an die Auf-
rufer. Zusétzlich hat eine Top-Down-Phase die Aufgabe, Ergebnisse von Alias-Analysen an die
aufgerufenen Prozeduren weiterzugeben. Gegebenenfalls kénnen dadurch Zugriffsinformationen
zusammengefasst werden.
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3.5.3 Kontrollabhdngigkeiten

Wie im Abschnitt 2.4 beschrieben, besteht eine Kontrollabhéingigkeit, falls die Resultate von
Prozeduren die Aufrufhiufigkeit anderer Prozeduren beeinflussen. Es miissen somit Kontroll-
strukturen in der Benutzeranwendung existieren, damit diese Art von Abhéngigkeit auftreten
kann. Das Codebeispiel in Listing 3.3 zeigt, dass Kontrollabhéngigkeiten durch verschiedene
Konstellationen entstehen kénnen.

1 int £ (const int &r) {

2 return r + 1; // Leseoperation

3}

4

5 void g (int &r) |

6 r=1r + 1; // Lese- und Schreiboperation
7}

o 1nt main (void) {

10

11 int a = £(1);
12 int b = 0;

13

14 if (a >= 10)
5 g (b);

16

17 for (int i = 0; i < f(a); ++1i)
18 g (b);

19

20 return 0;
21}

Listing 3.3: Beisprogramm - Kontrollabhénigkeiten

In der main Prozedur existiert eine if-Anweisung sowie eine for-Schleife. Das Resultat des
Prozeduraufrufs in Zeile 11 wird in eine lokale Variable a geschrieben, welche in der Bedin-
gung der if-Anweisung gelesen wird. In dem zugehtrigen Rumpf wird die Prozedur g, be-
dingt durch das Resultat von £, ausgefiihrt. Somit sind die beiden Prozeduren kontrollabhéngig.
Wie man sieht, kann es zur Auswertung von Kontrollabhéngigkeiten erforderlich sein, den Da-
tenfluss zu beriicksichtigen. Der Abhéngigkeitsgraph in Abbildung 3.9 zeigt die beiden Kon-
trollabhéingigkeiten. Anders als in den beiden vorherigen Beispielen wird in diesem Graph
zusétzlich ein Knoten fiir eine Anweisung hinzugefiigt, die kein Prozeduraufruf ist (Knoten fiir
Zeile 14). Das ist hier notwendig, um die zugehorige Kontrollabhéngigkeit darstellen zu kénnen.

Im Gegensatz zu den Datenabhéngigkeiten kann bei der Analyse von Kontrollabhédngigkeiten
intraprozedural vorgegangen werden. Da die zu untersuchenden Paare von Prozeduraufrufen in-
nerhalb der selben Prozedur (Aufrufer) liegen miissen, ist ein prozeduriibergreifendes Vorgehen
nicht notwendig. Ausgehend von einer Aufrufstelle werden anhand der Def-Use-Kette sdmtliche
Verwendungen ermittelt, die Bedingungsanweisungen einer Kontrollstruktur sind. Falls sich in
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main
C )\C

Abbildung 3.9: Abhéngigkeitsgraphen zu Beispiel aus Listing 3.3

den zugehorigen Riimpfen ein weiterer Prozeduraufruf findet, so ist dieser kontrollabhéngig zur
Ausgangsanweisung. Treten in einem Rumpf Definitionsanweisungen auf, dann miissen nachfol-
gende Verwendungen der definierten Variablen ebenfalls iiberpriift werden.
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KAPITEL

Implementierung

Das in dieser Arbeit entwickelte Werkzeug benétigt zur Analyse von Benutzerprogrammen meh-
rere Komponenten. Neben einem Compiler-Front-End fiir die Ubersetzung in Zwischencode, mii-
ssen verschiedene Optionen zur statischen Analyse existieren. Das Compiler-Framework LLVM
erfiillt einen Grofiteil dieser Anforderungen und wurde deshalb als Grundlage fiir die Imple-
mentierung ausgewihlt. Es bietet umfangreiche Werkzeuge und Verfahren zur Erstellung von
Analysen. Zusitzlich existiert eine Losung fiir die interprozedurale Analyse, welche aufwindige
Zeiger-Berechnungen durchfiihrt (siehe Abschnitt 4.2).

Im Rest des Kapitels werden zunéchst die Besonderheiten von LLVM sowie der Datenstruktur-
analyse vorgestellt. Anschlieflend folgt eine Ubersicht auf zentrale Stellen der Umsetzung.

4.1 LLVM - Low Level Virtual Machine

LLVM ist ein freies Compiler-Framework fiir die Ubersetzung, Optimierung und Ausfithrung
von Programmen. Die Entwicklung von LLVM wurde im Jahr 2000 an der Universitét Illinois
begonnen und hat das Ziel, Programmanalysen und Transformationen in allen Compiler-Phasen
zu unterstiitzen [Lat02].

Fiir LLVM gibt es eine grofie Anzahl von Compiler-Front-Ends und Codegeneratoren (statisch
sowie Just-In-Time), sodass viele Programmiersprachen und Prozessorarchitekturen unterstiitzt
werden. Beispiele fiir solche Architekturen sind x86 (32- sowie 64-Bit), PowerPC und ARM.
Beziiglich der unterstiitzten Sprachen zdhlen C, C++, Java, Objective-C und FORTRAN zu
den bekanntesten. Ein grofler Vorteil beim Einsatz von LLVM ist der verwendete Zwischencode
(Intermediate Representation, LLVM-IR), durch den sprach- und plattformunabhéngige Opti-
mierungen erméglicht werden.
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Die Architektur von LLVM besitzt einen modularen Aufbau mit verschiedenen Bibliotheken
fiir alle Compiler-Phasen. Diese kénnen verwendet werden, um eigene Compiler mit Hilfe des
LLVM-Frameworks zu erstellen. Auflerdem dienen die Bibliotheken zur Erstellung von Analysen
und Transformationen.

4.1.1 Reprasentation des Zwischencodes

Der Zwischencode wird von LLVM fiir sémtliche Compiler-Phasen genutzt. Er dient als Einga-
be fiir die Code-Erzeugung sowie als interne Repréisentation bei Optimierungen oder Analysen.
LLVM-IR kann in drei gleichwertigen Formen dargestellt werden, die leicht ineinander transfor-
mierbar sind. Eine Moglichkeit ist speicherinterner Compilercode fiir die Verwendung innerhalb
von Bibliotheken. Eine andere sind Bitcode-Dateien, welche zum Beispiel fiir die Ausfithrung
durch einen Just-In-Time-Compiler benutzt werden konnen. Die dritte Moglichkeit ist die Dar-
stellung in textueller Form, &hnlich zu einem Drei-Adress-Code.

LLVM-IR bietet eine unbeschréinkte Menge an virtuellen Registern. Die Représentation von In-
struktionen, welche auf die Register zugreifen, erfolgt in statischer Einzelzuweisungsform (Static
Single-Assignment, SSA) [ASUS6]. Jedes virtuelle Register wird somit in genau einer Instruktion
beschrieben und jede Verwendung von Registern wird von ihrer Definition dominiert. Fiir den
Fall, dass einzelne Variablen in mehreren Kontrollflusspfaden definiert sind, beinhaltet die In-
struktionsmenge von LLVM-IR explizite Phi(¢)-Operationen. Damit kénnen die verschiedenen
Definitionen innerhalb einer Instruktion miteinander kombiniert werden. Die SSA-Form erzeugt
durch ihre Eigenschaften def-use-Ketten. Das ermoglicht eine einfache Datenflussanalyse inner-
halb der Anwendung.

LLVM-Zwischencode bietet zwei verschiedene Instruktionen fiir den Aufruf von Prozeduren.
Bei Prozeduren, welche keine Ausnahmebehandlung verwenden,! kommen sogenannte call-
Instruktionen zum Einsatz. Sie erwarten einen typisierten Funktionszeiger sowie eine Liste von
Argumenten. Die Ausfithrung des Programms wird nach der aufgerufenen Prozedur in demsel-
ben Basisblock fortgesetzt.

Zur Behandlung von Ausnahmen werden Prozeduren mit Hilfe der Instruktion invoke aufgeru-
fen. Diese erwartet neben den Parametern, welche auch die call-Instruktion bietet, zusétzlich
noch zwei Basisblocke. Einer davon wird ausgefiihrt, falls der Aufruf erfolgreich war. Der zweite
Basisblock stellt die Ausnahmebehandlung dar und wird im Falle einer Ausnahme aufgerufen.
In jedem Fall wird der aktuelle Basisblock nach dem Aufruf der Prozedur verlassen.

4.1.2 Analysen und Transformationen

Ein wichtiger Bestandteil von LLVM ist die vorgegebene Architektur von Analysen und Trans-
formationen (Passes). Durch solche Passes werden Auswertungen und Optimierungen auf Zwi-
schencode ausgefiihrt. Auflerdem konnen Analyse-Ergebnisse iiber vorgegebene Methoden aus-
gegeben werden. Eine grofie Unterstiitzung ist die modulare Représentation von Benutzeran-
wendungen. Fiir jedes Konstrukt (Prozeduren, Basisblocke, Instruktionen, Variablen usw.) exis-

'Prozeduren ohne Ausnahmebehandlung werden mit dem Zusatz nounwind gekennzeichnet.
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tiert eine eigene Klasse mit den entsprechenden Zugriffsmethoden. Die Klasse Module stellt
die hochste Ebene in einem Programm dar. Die Informationen stammen entweder aus einer
Ubersetzungseinheit des Ursprungsprogramms oder aus mehreren Einheiten, welche durch einen
Linker gebunden wurden. Die Module-Klasse enthilt eine Liste mit sémtlichen Prozeduren der
Anwendung. Diese werden durch die Klasse Function reprisentiert und beinhalten wiederum
eine Liste von Basisblocken der Prozedur (Klasse BasicBlock). Jeder Basisblock enthélt eine
Liste der enthaltenen Instruktionen (Klasse Instruction).

In LLVM sind Passes Klassen, welche von bestimmten Unterklassen der Klasse Pass erben. Jede
Unterklasse ist fiir eine bestimmte Art von Analysen vorgesehen. So wird beispielsweise die Klas-
se FunctionPass fiir jede Prozedur der Anwendung einzeln aufgerufen, um intraprozedurale
Analysen oder Transformationen auszufiihren. In der Implementierung dieser Analyseanwendung
kommen ausschliefilich Analysen und Transformationen vor, welche von der Klasse ModulePass
erben. Diese sind fiir interprozedurale Analysen iiber die gesamte Benutzeranwendung bestimmt.

Die folgende Liste bietet eine Ubersicht iiber bestehende Analysen, welche zur Realisierung der
Anwendung verwendet wurden:

e Datenstrukturanalyse (Data Structure Analysis)
Interprozedurale Zeigeranalyse fiir die Suche nach Abhéngigkeiten (siehe Abschnitt 4.2).

e Erzeugung des Dominatorbaums (Dominator Tree Construction)
Diese Analyse erstellt einen Dominatorbaum anhand des Kontrollflussgraphen. Damit ste-
hen Dominator-Informationen fiir die Analyse zur Verfiigung.

e Erzeugung des Postdominatorbaums (Post-Dominator Tree Construction)
FErzeugung des Postdominatorbaums anhand statischer Kontrollfluss-Informationen zur
Verwendung von Postdominator-Informationen.

In Abschnitt 4.3 werden die Analysen und Transformationen vorgestellt, welche fiir die Anwen-
dung zusétzlich erstellt werden mussten.

4.2 Datenstrukturanalyse

Die statische Suche nach Abhéngigkeiten kann ohne interprozedurale Analysen keine Aussagen
zum Verhalten von Prozeduraufrufen machen. Im Basisumfang von LLVM ist kein Werkzeug vor-
handen, das kontextsensitive, interprozedurale Analysen bietet. Fiir diesen Zweck wurde jedoch
die Datenstrukturanalyse (Data Structure Analysis, DSA) entwickelt, welche sich als separates
Projekt (Pool-Allocation) in die LLVM-Umgebung integrieren lisst [Lat05].2

DSA ist kontextsensitiv, feldsensitiv, flussinsensitiv und unterstiitzt sdmtliche Spracheigenschaf-
ten von C. Dazu zéhlen unsichere Typkonversionen, Funktionszeiger, Rekursion und Sprungan-
weisungen. Feldsensitivitit bedeutet, dass die Zeigeranalyse beziiglich verschiedener Felder von
Datenstrukturen unterscheidet. Flussinsensitivitdt sagt aus, dass die Reihenfolge der Instruk-
tionen nicht beachtet wird. Der verwendete Algorithmus untersucht in einem inkrementellen

2Die aktuelle Version der Datenstrukturanalyse ist lediglich in LLVM 2.7 einsetzbar.
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Verfahren den Aufrufgraphen nach Zugriffsinstruktionen auf Speicherobjekte. Es wird stets zwi-
schen vollsténdigen und unvollstéindigen Informationen unterschieden. Nur wenn die Analyse
sicher bestimmen kann, dass keine zusétzlichen Zugriffe auf die Objekte existieren, kann es diese
als vollstdndig einstufen. Falls die Speicherobjekte von mehreren Prozeduren verwendet werden,
so kann die Kennzeichnung erst nach interprozeduraler Analyse erfolgen. Durch die Unterschei-
dung zwischen vollstindigen und unvollstindigen Informationen werden konservative Aussagen
von DSA ermdglicht.

4.2.1 Reprasentation

Intern erzeugt die Datenstrukturanalyse fiir jede Prozedur der Benutzeranwendung einen Graph
(DSGraph). Die Knoten (DSNode) eines DSGraph reprisentieren Speicherobjekte (Heap, Stack),
auf welche die Prozedur zugreift. Ein Knoten beinhaltet den Typ des Objekts, die enthaltenen
Felder der Datenstruktur (falls Typ nicht skalar) sowie ein spezifisches Kennzeichen. Das Kenn-
zeichen sagt aus, ob es sich bei dem Knoten um ein Objekt auf dem Heap- oder Stack-Speicher
handelt bzw. ob es ein globales Objekt (gobale Variable oder Prozedur) ist. Aulerdem wird
gekennzeichnet, welche Art von Zugriff (lesen, schreiben) auf das Objekt innerhalb der Prozedur
erfolgt und ob das Objekt vollstdndig geméfl der vorherigen Beschreibung ist.

Kanten werden in den Graphen zwischen Feldern (falls vorhanden) von DSNodes eingetragen.
Sie beschreiben einen Verweis zwischen den beiden Speicherobjekten. Falls beispielsweise ein
Element a einer Liste auf ein Datenobjekt d verweist, so existiert zwischen den Knoten von a
und d eine Kante. Zusétzlich zu den Kanten zwischen Knoten wird fiir jedes (zeigerkompatible)
virtuelle Register einer Prozedur der Verweis auf den entsprechenden DSNode-Knoten im Graph
gespeichert.

Um die Darstellung von Graphen der Datenstrukturanalyse zu verdeutlichen, zeigt Listing 4.1
die Prozedur addList (). Diese hat die Aufgabe, einen neuen Patienten (Patient xdata) an
eine verkettete Liste (ListT x1list) anzuhidngen. Hierzu wird bis zum letzten Element iteriert,
ein neues Element der Liste auf dem Heapspeicher angelegt und dieses mit dem bisher letzten
Element verbunden.

1 typedef struct List { Patient xdata; List #*next} ListT;
2

3 void addList (ListT =*1list, Patient =*data) {
4 ListT b = NULL, =*nlist;

5 while (list != NULL) {

6 b = 1list;

7 list = list->next;

8 }

9 nlist = new ListT;

10 nlist->data = data;

11 nlist->next = NULL;

12 b->next = nlist;

13}

Listing 4.1: Beispielprogramm zur Représentation von DSA
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Der zugehorige DSGraph des Beispielcodes ist in Abbildung 4.1 ersichtlich. Graue Rechtecke
stellen DSNode-Knoten mit den zugehorigen Feldattributen dar, Typinformationen und Kenn-
zeichen sind nicht gezeigt. Kleine weile Rechtecke zeigen virtuelle Register (lokale Variablen),
die Ellipsen sind formale Parameter.

Am Ende der Konstruktionsphase des Graphen existieren zwei Knoten, einer fiir das neu erstellte
Listen-Speicherobjekt, der andere fiir die iibergebenen Patientendaten (ohne Feldinformationen).
Aufgrund der Flussinsensitivitéit erscheinen zusétzlich gelesene Listenelemente nicht als DSNo-
des im Graph. Die Analyse erkennt jedoch, dass 1ist, b und nlist auf denselben Knoten
zeigen. Die Informationen zu dem Speicherobjekt von Patient erhilt die Analyse durch die
Auswertung der aufrufenden Prozedur.

Gy L

new ListT

i data next

nlist f--- H
Patient

Abbildung 4.1: DSGraph zur Prozedur addList () aus Listing 4.1

Fiir die zu implementierende Anwendung liefern die Ergebnisse der Datenstrukturanalyse die
Menge an Speicherstellen, auf welche durch einen Prozeduraufruf zugegriffen wurde. Durch Bil-
dung der Schnittmenge von Resultaten mehrerer Aufrufstellen kénnen dadurch Abhéngigkeiten
gefunden werden.

4.2.2 Konstruktion des Graphen

Datenstruktur-Graphen werden in drei Phasen konstruiert und verfeinert. Die erste Phase er-
stellt fiir jede Prozedur der Anwendung einen Graphen, wobei ausschliefllich intraprozedurale
Auswertungen erfolgen. Im zweiten Schritt vervollsténdigt eine sogenannte “Bottom-Up”-Phase
fehlende Informationen aufgrund von Prozeduraufrufen. Dazu integriert die Analyse Graph-
Informationen von aufgerufenen Prozeduren in den DSGraph der Aufrufer. Die abschliefende
“Top-Down”-Phase ergénzt unvollstindige Informationen aufgrund aktueller Parameter, indem
die Graphen der Aufrufer mit denen der aufgerufenen Prozeduren vereinigt werden. Im Folgen-
den werden die einzelnen Schritte nédher spezifiziert.

Lokale Analyse Das Ziel dieser Analysephase ist die Berechnung eines lokalen DSGraph fiir
jede Prozedur, ohne Beriicksichtigung von Informationen iiber aufzurufende Prozeduren oder
eigene Aufrufer. Es ist der einzige Schritt, bei dem der Zwischencode betrachtet wird. Die rest-
lichen beiden Phasen arbeiten ausschlielich auf Datenstruktur-Graphen.
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Fiir jedes virtuelle Register wird zu Beginn ein leerer Knoten (mit entsprechendem Typ) im
Graph erzeugt. Jedes Register erhilt einen Verweis auf den zugehorigen DSNode-Knoten. An-
schlieBend iteriert die Analyse iiber sémtliche Instruktionen der Prozedur. Je nach Art der
Instruktion werden zusétzliche Knoten erzeugt, bestehende modifiziert oder mehrere zusammen-
gefasst. Allokationen erzeugen beispielsweise neue Knoten, bei Zuweisungen wird der Knoten des
virtuellen Registers mit dem des Zuweisungsoperanden zusammengefiihrt.

Am Schluss der lokalen Analyse berechnet das Verfahren fiir jeden Knoten, ob er vollstandig ist.
DSNodes fiir Argumente oder globale Variablen kénnen hier noch nicht vollstdndig sein, da die
Kontextinformationen von Aufrufen fehlen.

“Bottom-Up”-Phase Diese Phase verfeinert die bestehenden Graphen, indem sie Informatio-
nen von aufgerufenen Prozeduren zu den jeweiligen Aufrufern hoch-propagiert. Dazu wird fiir
jede Prozedur der vorhandene DSGraph geklont und in den Graph des Aufrufers eingefiigt. Die
Knoten zu den formalen Argumenten der aufgerufenen Prozedur werden hierbei mit denen der
aktuellen Argumente an den Aufrufstellen verbunden. Beim Klonen sind Stack-Objekte ausge-
nommen, da sie fiir den Aufrufer nicht erreichbar sind. Am Ende erfolgt erneut eine Priifung
auf Vollsténdigkeit der Knoten, aufgrund der neu gewonnen Informationen.

Eine wichtige Technik der “Bottom-Up”-Phase ist die Suche nach stark zusammenhidngenden
Komponenten (Strongly Connected Components, SCC) [ASU86]. Dabei kommt eine modifizierte
Version von Tarjan’s Algorithmus zum Einsatz, der hier auch indirekte Aufrufe (z. B. iiber Funk-
tionszeiger) auflosen kann [Sed88]. Es ist damit moglich, Rekursionen innerhalb der Anwendung
zu erkennen, um eine effektive Analyse zu gewéhrleisten.

“Top-Down”-Phase Die letzte Phase ist dhnlich zum “Bottom-Up”-Schritt, da ebenfalls DS-
Graph-Informationen zusammengefithrt werden. Hier propagieren die Aufrufer die Graphen al-
lerdings zu den aufgerufenen Prozeduren. Damit kénnen Knoten von mehreren Argumenten
vereint werden, falls diese auf dieselben Speicherobjekte zeigen. Auflerdem ist es in diesem
Schritt moglich, die Vollsténdigkeit der Konten zu Argumenten zu setzen. Falls noch immer
unvollstindige Knoten vorhanden sind, so miissen diese durch externe Aufrufe entstanden sein.

4.3 Umsetung (Architektur)

In diesem Abschnitt werden die wichtigsten Analysen und Transformationen prisentiert, welche
fiir den Ablauf der Anwendung erstellt wurden. Zur Ermittlung der Ablaufinformationen wird
dabei die Instrumentierung des Zwischencodes, die zugehorige Laufzeitbibliothek sowie die Um-
setzung des Lesevorgangs erlautert. Der letzte Punkt beschreibt schliellich die Umsetzung der
Analyse von Parallelisierungspotential.

4.3.1 Instrumentierung des Zwischencodes

Zur Ermittlung der Ablaufinformationen, wie in Abschnitt 3.5 beschrieben, muss der vorhande-
ne Zwischencode erweitert werden. Nach der Ausfithrung der Anwendung sollen Informationen
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beziiglich Aufrufhierarchie sowie Laufzeiten von Prozeduren in Form einer externen Datei vor-
liegen. Dazu rufen die hinzugefiigten Anweisungen Methoden einer Laufzeitbibliothek (siehe
Abschnitt 4.3.2) auf, welche die iibergebenen Informationen protokollieren und schlieflich ab-
speichern.

Anweisungen zur Erzeugung des Aufrufgraphen Der (dynamische) Aufrufgraph einer Anwen-
dung soll die Hierarchie der Prozeduraufrufe einer Ausfithrung abbilden. Zur Ermittlung ist es
wichtig, dass die Laufzeitbibliothek tiber jeden Aufruf benachrichtigt wird. Auflerdem muss ihr
mitgeteilt werden, dass sie die gesammelten Daten in eine externe Datei schreiben kann, sobald
die Anwendung beendet ist und damit keine weiteren Aufrufe mehr erfolgen.

Grundsétzlich wére es zur Berticksichtigung aller Prozeduraufrufe ausreichend, den Aufruf einer
Bibliotheksmethode vor jeder vorhandenen Aufrufinstruktion im Zwischencode einzufiigen. Der
Methode miissen zur Identifikation zwei Argumente iibergeben werden: eine eindeutige Num-
mer der Aufrufstelle sowie der Name der aufgerufenen Prozedur.? Allerdings treten dabei zwei
Schwierigkeiten auf, die den Aufbau des Aufrufgraphen verhindern. Zum einen lassen sich exter-
ne Prozeduren erst zur Laufzeit bestimmen. Dadurch kann der Name der Prozedur nicht durch
die Instrumentierung in den Zwischencode eingefiigt werden. Das zweite Problem entsteht durch
rekursive Aufrufe von Prozeduren. Die Laufzeitbibliothek kann in dem Fall nicht bestimmen,
von welcher Instanz der Prozedur ein konkreter Aufruf stammt.

Zur Vermeidung der genannten Schwierigkeiten werden drei unterschiedliche Methodenaufrufe
der Laufzeitbibliothek verwendet. Ein Aufruf (11vm_call (SAufrufstelle, S$Prozedur))
findet, wie vorhin erwdhnt, vor jeder Aufrufinstruktion statt. Damit die Bibliothek externe Pro-
zeduren zu der eben verwendeten Aufrufstelle zuordnen kann, wird eine zusitzliche Methode
(1lvm_called ($Prozedur)) am Anfang jeder Prozedur aufgerufen. Der Aufruf der letzten
Bibliotheksmethode (11vm_callEnd ($SAufrufstelle, $Prozedur)) erfolgt jeweils nach
einer Aufrufstelle.* Ahnlich wie bei geklammerten Ausdriicken ist es damit moglich, die genaue
Verschachtlung der Prozeduraufrufe zu rekonstruieren. Abbildung 4.2 zeigt ein Beispiel fiir in-
strumentierten (vereinfachten) Zwischencode.

In dem Zwischencode sind zwei Aspekte besonders hervorzuheben. Prozedur A ruft die virtuelle
Prozedur v auf. Dies kann erst zur Laufzeit bestimmt werden, indem nach dem Bibliotheksauf-
ruf 11vm_call (A2, ext) der Aufruf 11vm_called (V) folgt. Der Name der Prozedur wird
der Aufrufstelle zugeordnet. Der andere Aspekt betrifft die Rekursion A—v—A. Die Analyse
muss entscheiden konnen, von welcher konkreten Instanz der Prozedur A ein Prozeduraufruf
stattgefunden hat. Dies ermoglicht der Methodenaufruf 11vm_callEnd(V1, A) in V, durch
den erkannt wird, dass die zweite Instanz von A verlassen wurde.

Die Laufzeitbibliothek muss die protokollierten Informationen zum Ende der Anwendung kon-
solidieren und in eine Ausgabedatei schreiben. Dazu erfolgt zu Beginn der Einstiegsprozedur ein
zuséitzlicher Aufruf der Bibliothek (11lvm_ build._and write ()). Die entsprechende Methode
initiiert den Konsolidierungsvorgang iiber die Funktion int atexit ( void ( *function

3In LLVM Zwischencode besitzt jede Prozedur einen eindeutigen Namen.
“Im Falle von invoke-Instruktionen kénnen zwei Basisblocke als Nachfolger existieren.
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Prozedur B
Prozedur A 1lvm_called(B) Prozedur A
1lvm_called(A) 1lvm_called(A)
1lvm_call(Al, B) _ 1lvm_call(Al, B)
call B( ) virtuelle call B( )
1lvm_callEnd(Al, B) Prozedur V 1lvm_callEnd (Al, B)
1lvm_call(A2, ext) Llvm_called(V) 1lvm_call(A2, ext)
call ext( ) > call ext( )
1lvm_callEnd (A2, ext) l;"lml—cﬁl()w' A 1lvm_callEnd (A2, ext)

1lvm_callEnd(V1l, A)

Abbildung 4.2: Instrumentierung zum Aufbau des Aufrufgraphen

) (void) ) der Standardbibliothek von C. Dadurch startet der Vorgang sicher am Schluss
der Programmausfithrung.

Laufzeitmessung Leider bietet LLVM keine Moglichkeit, um Laufzeitmessungen durch dyna-
mische Programmausfithrung zu erhalten. Es konnen lediglich Aufrufhdufigkeiten von Kontroll-
pfaden ermittelt werden. Es ist somit eine Eigenimplementierung der Laufzeitmessung erfor-
derlich, wobei keine zusétzlichen Anweisungen im Zwischencode eingfiigt werden miissen. Mit
den vorhandenen Bibliotheksaufrufen hat die Analyse die Information, welche Prozeduren an
welchen Stellen aufgerufen werden. Damit ist es Aufgabe der Analysebibliothek, die aktuellen
Zeitpunkte vom System zu ermitteln. Dies muss jeweils beim Einstieg sowie beim Verlassen
der Prozedur geschehen. In der Implementierung werden zur Laufzeitmessungen “Performance
Counter” mit Hilfe der PAPI-Schnittstelle (Performance Application Programming Interface)
abgefragt.

4.3.2 Laufzeitbibliothek

Sobald der Zwischencode durch Bibliotheksaufrufe ergénzt wurde, kann er fiir die Ermittlung von
Ablaufinformationen iibersetzt und auf der Zielarchitektur ausgefithrt werden. Die Bibliothek
hat nun zunichst die Aufgabe, tibergebene Informationen zu den Aufrufen in eine vorgegebene
Datenstruktur zu schreiben. Fiir jede Aufrufstelle werden folgende Informationen verwaltet:

e Eine eindeutige ID zur Identifikation der Aufrufstelle innerhalb der Anwendung.

e Den Namen der zugehorigen Prozedur.

Einen Z&hler, welcher die Aufrufhidufigkeit durch die Aufrufstelle beschreibt.

Die Summe der Ausfiihrungszeiten aller Aufrufe durch die Aufrufstelle.

e Ein Kennzeichen, das angibt ob eine Messung der Ausfiihrungszeit momentan fiir den
Prozeduraufruf aktiv ist.
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Jede Instanz der Datenstruktur hat einen Zeiger auf die néichste Aufrufstelle innerhalb dersel-
ben Prozedur. Auflerdem existiert ein Zeiger auf die besuchten Aufrufstellen der aufgerufenen
Prozedur in Form der verketteten Liste. Um die Hierarchie beriicksichtigen zu kénnen, enthélt
eine globale Variable stets einen Zeiger auf die aktuell besuchte Aufrufstelle.

Zur besseren Erlauterung zeigt die Abbildung 4.3 ein Beispiel fiir eine befiillte Datenstruktur
der Laufzeitbibliothek. Die Einstiegsprozedur (main) hat drei Aufrufstellen (£, g und h). Die
zugehorige Struktur besitzt somit einen Zeiger auf die verkettete Liste dieser Aufrufstellen. Die
aufgerufenen Prozeduren der Aufrufstellen von £ und g besitzen, im Gegensatz zu der Prozedur
von Aufrufstelle h, weitere Aufrufinstruktionen.

Abbildung 4.3: Beispiel zur Datenstruktur der Laufzeitbibliothek

Wie in Abschnitt 4.3.1 erwéhnt, werden die Ablaufinformationen durch vier Methodenaufrufe
innerhalb der Anwendungen ermittelt. Die folgende Ubersicht erliutert deren Aufgaben:

1. Bevorstehender Prozeduraufruf (11vm.call ($Aufrufstelle, S$Prozedur))
Falls noch keine Instanz der Datenstruktur fiir die betroffene Aufrufstelle existiert, wird
eine neue erzeugt. Es ist moglich, dass der Name der Prozedur zu diesem Zeitpunkt noch
nicht bekannt ist (siehe nédchster Punkt). Die ID der Aufrufstelle wird eingetragen, die
Anzahl der Aufrufe inkrementiert, das Kennzeichen zur Messung auf “wahr” gesetzt und
der Zahler durch eine PAPI-Methode gestartet. Auflerdem wird die verkettete Liste der
Aufrufstellen des Aufrufers erweitert und der globale Zeiger auf die aktuelle Aufrufstelle
gesetzt.

2. Prozedur wurde aufgerufen (11vm called ($Prozedur))
Hier wird der Prozedurname der entsprechenden Datenstruktur-Instanz gedndert, falls
dieser durch spéte Bindung noch nicht beim Aufruf bekannt war.

3. Prozeduraufruf wurde beendet (11vm callEnd (SAufrufstelle, $Prozedur))
Die Zeitmessung wird beendet und der Mittelwert kann durch die bereits ermittelten (falls
vorhandenen) Daten berechnet werden. Zusétzlich wird der globale Zeiger auf die vorherige
Aufrufstelle gesetzt. Dadurch kann die Hierarchie erzeugt werden, selbst wenn Rekursion
vorliegt.
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4. Programm wird beendet (11vm build.andwrite())
Falls noch Zeitmessungen aktiv sind, werden diese beendet und wie im Schritt zuvor fiir die
Summenbildung verwendet. Zuletzt konsolidiert die Bibliothek die Daten und schreibt sie
in eine Ausgabedatei. Als Format wird dot des Graphviz Paket verwendet. Damit erreicht
man neben einer standardisierten Struktur auch eine graphische Ausgabemdoglichkeit.

4.3.3 Einlesen der Ablaufinformationen

Damit die Ablaufinformationen fiir die Analyseanwendung zur Verfiigung stehen, miissen sie
aus der erstellten externen Datei gelesen werden. Fiir diesen Zweck wurde eine LLVM-Analyse
(ModulePass) erstellt, die eine Schnittstelle fiir den Rest der Analyseanwendung bereitstellt.
Abbildung 4.4 zeigt das Klassendiagramm der Analyse. Zur besseren Ubersichtlichkeit enthélt
das Diagramm lediglich einen Teil der Attribute und Methoden.

DynCallGraph DynCallGraphNode
- RootNode: DynCallGraphNode K>———— - Name: String
+ addNode( {node_information} ) - ID:int
+ addEdge( {edge_information} ) - Instruction: instruction*
+ linkInstruction( int ID, Instruction™ i) + begin( ): lterator
+ getRoot( ): DynCallGraphNode + end(): Iterator

+ getName( Instruction* ): String

+ getExecutionCount(Instruction®): int

+ getExecutionTime(Instruction*):double
+ getTotalTime( ): double

[ RuninfoReader: ModulePass |

Abbildung 4.4: UML-Klassendiagramm der Import-Analyse fiir Ablaufinformationen

Die Klasse DynCallGraph reprisentiert den Aufrufgraphen innerhalb der Anwendung mit In-
stanzen der Klasse DynCallGraphNode als Knoten. Zu Beginn der Analyse werden die Daten
von der Datei gelesen und iiber die Methoden addNode () sowie addEdge () zum Graphen
hinzugefiigt. Fiir jede Aufrufstelle wird durch die Methode 1inkInstruction () ein Zeiger
auf die Instruktion des geladenen LLVM-Moduls mit dem eingefiigten Knoten verkniipft. Die-
ser Schritt ist sehr wichtig, da hier die Verbindung zwischen dem dynamischen Aufruf und der
statischen Informationen der LLVM-Analyse erstellt wird.

Durch die Methode getRoot () der Analyse erhédlt man den Knoten fiir die Einstiegsprozedur.
Uber Iteratoren ist es moglich, simtliche Aufrufstellen eines Knotens zu ermitteln. Die Ab-
laufinformationen je Aufrufinstruktion kénnen aber auch direkt iiber die Analyse-Schnittstelle
abgerufen werden.

4.3.4 Analyse des Parallelisierungspotentials

Nach dem Einlesen der Ablaufinformationen kann das Parallelisierungspotential von Prozedu-
raufrufen ausgewertet werden. Fiir diesen Zweck wurde eine LLVM-Analyse entwickelt, die not-
wendige Komponenten (Datenstrukturanalyse, Ablauf- und Debug-Informationen) 14dt und da-
mit die Berechnungen durchfiihrt. Um interprozedurale Auswertungen zu ermoglichen, erbt die
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Analyseklasse von der Klasse ModulePass. Dadurch erhilt man Zugriffe auf Informationen
iiber sdmtliche Prozeduren, Basisblocke und Instruktionen einer Benutzeranwendung.

Der Code in Algorithmus 1 beschreibt den Ablauf der Analyse. Dabei sind zunéchst die beiden
(iiberschriebenen) Methoden run_on module und print zu beachten, da diese die zeitliche
Reihenfolge vorgeben. Erstere wird von der LLVM-Architektur zu Beginn der Analyseanwen-
dung ausgefiihrt. Ein Aufruf der Methode print erfolgt, falls der Benutzer explizit eine Ausgabe
der Ergebnisse anfordert.

Algorithmus 1 ParPotPass

procedure run_on_module

root_node < root node of callgraph

depGraph < analyzeDependencies(root_node)
runInfo < getRunInformation( )

result < calculatePotential(depGraph, runinfo)
end procedure

~t

procedure print

8: dbgInfo < getDebuglnformation( )
9: printResult(result, dbgInfo)

10: end procedure

11: function analyzeDependencies (node): DependenceGraph
12: depGraphyede < NULL

13: for all set of analyzable call sets cSets,oq. do

14:  add checkControlFlow(set) to depGraphyoge

15:  add checkAliasAnalysis(set) to depGraphpode

16:  add checkGlobals(set) to depGraphpode

17:  add checkDominators(set) to depGraphpode

18: end for

19: for all child of called procedures Calls, 4. do

20:  add analyzeDependencies(child) to depGraphpoqe
21: end for

22: return depGraphpode

23: end function

Im ersten Schritt werden Abhéngigkeiten und Dominatorbeziehungen zwischen Prozedurauf-
rufstellen berechnet und fiir die spitere Auswertung in Abhéingigkeitsgraphen eintragen. Um
sdmtliche Prozeduren fiir die Analyse in Betracht zu ziehen, erfolgt eine Iteration {iber den Auf-
rufgraph mittels Tiefensuche, beginnend bei der Einstiegsprozedur. Diese wird in Zeile 2 durch
einen Aufruf von getRoot () der Klasse RunInfoReader (siche Abschnitt 4.3.3) ermittelt.
Anschlieflend startet die Methode analyzeDependencies () in Zeile 3 die rekursive Analyse
von Aufrufstellen. Fiir jedes Paar (Ausdruck cSets, 4. in Zeile 13) werden 4 verschiedene Ana-
lysemethoden angewendet:
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1. Kontrollabhéngigkeiten suchen (checkControlFlow ())

In dieser Methode werden Kontrollabhéngigkeiten zwischen den iibergebenen Aufrufstellen
gesucht. Dazu verfolgt die Analyse den Datenfluss von Riickgabewerten und Zeigerargu-
menten iiber Def-Use-Ketten. Ob ein Prozeduraufruf die Werte eines formalen Parameters
dndern kann, wird mit Hilfe von interprozeduraler Analyse (Datenstrukturanalyse) ermit-
telt. Falls auf dem Pfad zwischen den Aufrufinstruktionen Kontrollstrukturen vorkommen,
so wird eine Kontrollabhéngigkeit in den Abhéngigkeitsgraph der aufrufenden Prozedur
eingefiigt.

2. Interprozedurale Zeigeranalyse (checkAliasAnalysis())

Mit Hilfe der Datenstrukturanalyse wird ein Paar von Aufrufstellen beziiglich Zugriff auf
gemeinsame Speicherbereiche durch Zeigerargumente gepriift. Dabei liefert die Analyse
fiir jede Prozedur einen Graph mit einer Menge an Speicherobjekten (DSNodes), auf die
innerhalb der Prozedur zugegriffen wird. Zu jedem Objekt ist bekannt, ob eine Modifikation
(mod) oder eine Leseoperation (ref) stattfindet. Falls die Schnittmenge von Paaren nicht
leer ist, so besteht (bei mindestens einem schreibenden Zugriff) eine Datenabhingigkeit
zwischen den entsprechenden Prozeduraufrufstellen. Diese wird in den Abhéngigkeitsgraph
eingetragen.

3. Datenabhingigkeit durch globale Variablen suchen (checkGlobals ())
Die Suche nach Datenabhéingigkeiten durch globale Variablen erfolgt ebenfalls durch ein
interprozedurales Verfahren. Fiir eine Prozedur werden sémtliche Instruktionen nach Zu-
griffen auf globale Variablen iiberpriift. Hier unterscheidet auch diese Analyse zwischen
Lese- und Schreiboperationen.

Bei Aufrufinstruktionen werden rekursiv die zugehorigen Prozeduren untersucht und die
Ergebnisse hoch-propagiert. Sollte es sich um einen externen Aufruf handeln, so wird
zunéchst versucht, den Namen der Prozedur iiber den dynamischen Aufrufgraphen zu er-
mitteln. Falls dies nicht klappt, so handelt es sich um einen unauflosbaren Aufruf einer
externen Bibliothek. Es wird hier davon ausgegangen, dass keine Abhéngigkeit beziiglich
globaler Variablen vorliegt. Wenn der Name der aufgerufenen Prozedur ermittelt werden
konnte, so wird die entsprechende Referenz aus der modulweiten Prozedurliste ermittelt.

Das Ergebnis dieser Analyse ist eine Menge an Zugriffsinformationen beziiglich globaler
Variablen. Am Ende werden, wie bei der Zeigeranalyse, die Schnittmengen verglichen und
gegebenenfalls der Abhéngigkeitsgraph ergénzt.

4. Dominatorbeziehungen priifen (checkDominators ()
Neben den reinen Abh#ngigkeiten spielt noch ein weiteres Kriterium eine Rolle fiir die
Parallelisierung von Aufrufstelen. Falls zwei Aufrufinstruktionen in einer Ausfithrung der
iibergeordneten Prozedur nicht beide verwendet werden, so erzielt eine Fork-Join-Parallel-
isierung keinen Laufzeitgewinn. Dieser Fall kann eintreten, wenn sich die Instruktionen in
unterschiedlichen Kontrollpfaden befinden. Die Methode checkDominators () unter-
sucht fiir simtliche Paare von Aufrufstellen deren Dominator- bzw. Postdominatorbezie-
hung. Wenn Instruktion a die Instruktion b dominiert und gleichzeitig b die Instruktion
a postdominiert, so miissen sie stets gemeinsam ausgefiihrt werden. Andernfalls liegen die
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4 Implementierung

Prozeduren auf unterschiedlichen Kontrollpfaden. Das sieht die Anwendung als Indiz fiir
geringeres Parallelisierungspotential.

Nachdem die Abh#ngigkeiten ermittelt wurden, berechnet die Analyse das Parallelisierungspo-
tential. Fiir jedes Paar werden die Abhéngigkeiten der Graphen sowie die Ablaufinformationen
durch die geladene Analyse betrachtet und anhand der Formel fiir n (sieche Abschnitt 3.4) berech-
net. Die Anwendung fiigt jedes Ergebnis in eine Liste ein, die absteigend nach dem ermittelten
Wert des Parallelisierungspotentials sortiert wird. Die in der Implementierung benutzten Werte
fiir ¢; (t = Abhéngigkeitstyp) lauten:

CEchte Abh. = 3
CAusgabeabh. = 1
CUmgekehrte Abh. = 1
CKontrollabh. = 2

CKeine Dominatorbez. — 1

Am Ende der Analyse erfolgt die Ausgabe der Ergebnisliste, wobei die Bezeichner des Zwischen-
codes durch diejenigen der Debuginformationen ausgetauscht werden. Man muss allerdings be-
achten, dass die Anwendung lediglich ein spekulatives Ergebnis liefert. Die Informationen iiber
Vollstandigkeit der Datenstrukturanalyse werden nicht zur Auswertung verwendet. Auflerdem
nimmt die Analyse an, dass externe Bibliotheksmethoden keinen Zugriff auf Speicherobjekte in-
nerhalb der Benutzeranwendung haben. Um konservative Analyse-Ergebnisse liefern zu kénnen,
miissen auch Lese- und Schreiboperationen auf externe Dateien beriicksichtigt werden. Dies ist
momentan nicht implementiert.
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KAPITEL

Experimentelle Ergebnisse

Der wichtigste Aspekt dieser Arbeit ist die Unterstiitzung von Software-Entwicklern, durch
Hinweise auf mogliche Parallelitdt in ihren sequenziellen Programmen. Im Gegensatz zu par-
allelisierenden Compilern lassen sich die Ergebnisse nicht allein durch quantitative Merkmale,
wie die parallele Ausfithrungszeit, bewerten. Hohe Genauigkeit der Analysen sowie eine einfache
Interpretierbarkeit der Resultate sind entscheidendere Merkmale fiir die Qualitéit der Anwen-
dung. Eine exakte Messung dieser Kriterien kann, selbst mit intelligenten Heuristiken, nicht
allgemeingiiltig sein. Oft spielen semantische Aspekte eine wichtige Rolle, welche die statische
Analyse nicht beriicksichtigen kann.

Die Bewertung der Resultate muss somit durch manuelle Priifungen anhand der Quelltexte er-
folgen. Dabei soll kontrolliert werden, ob die ermittelten Abhéngigkeiten beziiglich Typ und
Umfang zutreffen. Nicht beriicksichtigte Abhéngigkeiten zéhlen selbstversténdlich auch zu Un-
genauigkeiten der Analyse. Der berechnete Wert der maximalen Laufzeitersparnis kann durch
prototypische Parallelisierung evaluiert werden.

Der erzeugte Zwischencode der Beispielanwendungen wurde mit Hilfe des vorhandenen Just-In-
Time Compilers (JIT) ausgefiihrt. Dabei wurde die dynamische Kompilierung (“lazy compila-
tion”) deaktiviert, um die Laufzeitmessungen nicht durch unnétige Kompilierzeiten zu manipu-
lieren.

Im Folgenden werden die Ergebnisse der im Rahmen dieser Arbeit durchgefiihrten Tests vorge-
stellt. Abschnitt 5.1 zeigt einen bekannten Mergesort-Algorithmus, welcher durch die Resultate
parallelisiert wird. In Abschnitt 5.2 wird das Werkzeug fiir die Auswertung von Programmen
der SPEC2006-Benchmarks verwendet.
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5.1 Fallstudie: Mergesort

Fiir den Test der Analyseanwendung wurde zunéchst ein Mergesort-Algorithmus verwendet
[CLRS09]. Dieser basiert auf dem “Teile-und-Herrsche”-Paradigma und bietet daher eine gu-
te Moglichkeit fiir den Einsatz von grobkorniger Parallelitét.

5.1.1 Erlauterung des Algorithmus

Bei einem Mergesort-Algorithmus liegt der entscheidende Schritt bei dem Zusammenfiihren
(merge) von zwei sortierten Teilsequenzen. Wie in Abbildung 5.1 zu sehen, arbeitet der hier
verwendete Algorithmus auf zwei Teilsequenzen eines Arrays T. Die linke Sequenz T'[l1..r;] mit
der Lange ny = r; — {1 + 1 und die rechte Sequenz T'[l3..r2] mit der Lange ny = 1o —la+ 1 werden
kombiniert in einen Teil eines anderen Arrays Alls..rs3] geschrieben.

11 q1 ri 12 qz r2z
r ] =x [+iEen] [ <» [
merge copy merge
a...| < x B > x ...
13 g3 rs

Abbildung 5.1: Mergesort-Algorithmus

Der Algorithmus ermittelt zunéchst das mittlere Element @ = T[q;] der Teilsequenz T'[ly..r1],
wobei ¢1 = [(I1 + r1)/2]. Da die Teilsequenzen sortiert sind, stellt ¢g; den Median von T'[l;..rq]
dar. Anschlieflend erfolgt die Berechnung des Index g2 der Teilsequenz T[ls..r2], sodass beim
Einfiigen von x zwischen T'[g2 — 1] und T'[g2] die Sortierung erhalten bleibt. Diese Berech-
nung erfolgt durch bindre Suche. SchlieBlich werden die beiden Teilsequenzen T[l;..r1] und
T'[ly..ro)zusammengefiithrt und in das Array A[ls..rs] eingefiigt. Dabei werden folgende Schritte
durchgefiihrt:

1. Setze g3 = I3+ (1 — 1) + (g2 — lI2).
2. Kopiere z in Afgs].

3. Fiihre rekursiv die Teilsequenzen T'[ly..q1 — 1] und T'[l2..q2 — 1] zusammen und speichere
das Ergebnis in A[l3..q3 — 1].

4. Fiihre rekursiv die Teilsequenzen T'[q; + 1..r1] und T'[go..r2] zusammen und speichere das
Ergebnis in Afgs + 1..73].

Der Basisfall tritt ein, wenn ny; = no = 0, da hier nichts mehr zusammengefiihrt werden kann.
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Um die Auswertungen der Analyseanwendung verstehen zu koénnen, wird in Listing 5.1 der
Quelltext fiir die Prozedur merge gezeigt. Es erfolgt hier die beschriebene Sortierung und Zu-
sammenfiihrung der beiden Teilsequenzen aus T" in A. Die Methode exchange tauscht die Werte
der beiden iibergebenen Speicheradressen aus. binarySearch fiihrt die vorhin erwdhnte binére
Suche nach dem Wert T'[¢q1] im Array T zwischen [y und [y durch. Beide Methoden werden hier
an dieser Stelle nicht gezeigt.

1 void merge (int T, int 11, int rl, int 12, int r2,
2 int %A, int 13) {

3 int nl = rl - 11 + 1;

4 int n2 = r2 - 12 + 1;

5 if (nl < n2) { // stelle sicher, dass nl >= n2
6 exchange (&rl, &r2);

7 exchange (&11, &12);

8 exchange (&nl, &n2);

9 }

10 if (nl1l == 0) // Basisfall

11 return;

12 else {

13 int gl = floor ((11 + rl) / 2);

14 int g2 = binarySearch(T[gl], T, 12, r2);
15 int g3 = 13 + (gl - 11) + (g2 - 12);

16 Alg3] = Tlqll;

17 merge (T, 11, gl-1, 12, g2-1, A, 13);

18 merge (T, gl+l1l, rl, g2, r2, A, g3+1l);

19 }

20 }

Listing 5.1: Mergesort - Prozedur merge

Die verwendete mergeSort Prozedur arbeitet auf zwei Arrays A und B, die als Zeigerargumente
iibergeben werden. Array A ist dabei das unsortierte Array als Eingabe. In Array B wird das
sortierte Ergebnis geschrieben. Der Quelltext ist in Listing 5.2 ersichtlich.

1 void mergeSort (int xA, int 1, int r, int %xB, int s) {
2 int n=r - 1 + 1;

3 if (n == 1)

4 Bls] = A[1l];

5 else {

6 int T[n];

7 int g = floor((l+r)/2);

8 int v=qgqg-1+1;

9 mergeSort (A, 1, g, T, 1);

10 mergeSort (A, gt+l, r, T, v + 1);
11 merge (T, 1, v, v+1, n, B, s);

12 }

13}

Listing 5.2: Mergesort - Prozedur mergeSort
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5.1.2 Ergebnisse der Analyse

Der Algorithmus wurde zum Test des Analysewerkzeugs mit einem ausreichend grofien, ab-
steigend sortierten Array aufgerufen. Dabei wurde die in Tabelle 5.1 gezeigte Ergebnisliste
zuriickgeliefert. Jeder Eintrag ist darin wie folgt aufgebaut:

1. Aufrufer Die erste Zeile zeigt in der linken Spalte den Namen der Prozedur, welche die

Aufrufstellen enthilt. Rechts erscheint die Ursprungsdatei der Prozedur. Das Verzeichnis
und der Name wurden aus Debuginformationen ermittelt.

. Aufrufstellenpaar In der zweiten Zeile erscheinen die beiden Aufrufstellen, welche ana-
lysiert wurden. Neben der Zeilennummer innerhalb der Datei hat der Benutzer auch In-
formationen iiber den Namen der aufgerufenen Prozeduren sowie die berechnete maximale
Laufzeitersparnis bei paralleler Ausfithrung im Bezug auf die Gesamtlaufzeit der Benut-
zeranwendung.

. Abhéngigkeiten Die folgenden Zeilen listen vorhandene Abhéngigkeiten zwischen den
Aufrufstellen auf. Fiir jedes Speicherobjekt, das fiir die Abhéngigkeit verantwortlich ist,
existiert eine Zeile in der Liste. Die linke Spalte enthilt den Namen der betreffenden
Speicherobjekte. Im Falle von Kontrollabhéingigkeiten zeigt die Analyse lediglich die Aus-
gangsvariable. Abhéngigkeiten durch globale Variablen werden mit (G) gekennzeichnet.
In der rechten Spalte erscheinen die gefundenen Typen von Abhéngigkeiten (T = Ech-
te Abhéngigkeit; O = Ausgabeabhiéngigkeit; A = Umgekehrte Abhéngigkeit; C = Kon-
trollabhéngigkeit).

’ 1 \ Prozedur: mergeSort \ ../mergesort/mergesort.cpp ‘
66: mergeSort - 67: mergeSort max: [ 43.95 % |
B—B O

’ 2 ‘ Prozedur: mergeSort ‘ ../mergesort/mergesort.cpp ‘
66: mergeSort - 68: merge max: [ 4.63 % |
B—A T

’ 3 ‘ Prozedur: mergeSort ‘ ../mergesort/mergesort.cpp ‘
67: mergeSort - 68: merge max: [ 4.63 % |
B—A T

’ 4 ‘ Prozedur: merge ‘ ../mergesort/mergesort.cpp ‘
53: merge - 54: merge max: [ 2.315 % |
A— A O

Tabelle 5.1: Ergebnisse fiir mergeSort

Anhand der Ergebnisse wird deutlich, dass das meiste Parallelisierungspotential in den beiden
rekursiven Aufrufen von mergeSort (Zeilen 9 und 10) liegt. Die Analyse unterscheidet nicht
zwischen Zugriffen auf verschiedene Teile eines Arrays. Sie erkennt jedoch, dass der Wert des for-
malen Parameters B geschrieben, aber nicht gelesen wird. Die entdeckte Ausgabeabhingigkeit in
Eintrag 1 kann ignoriert werden, da bei genauem Hinsehen beim ersten Aufruf von mergeSort
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auf den Bereich [l..q] und beim zweiten auf den Bereich [¢ + 1..r] zugegriffen wird.

Der zweite und dritte Eintrag der Ergebnisliste bezieht sich jeweils auf einen Aufruf der Prozedur
mergeSort mit dem folgenden Aufruf der Prozedur merge in Zeile 11. Die Analyse erkennt
korrekterweise eine echte Abhiingigkeit durch die Ubergabe von T an die beiden Prozeduren.
mergeSort #dndert in Zeile 4 den Wert des entsprechenden Arguments B und merge liest
wiederum den Wert seines Arguments A. Beim vierten Eintrag wird &hnlich zu dem ersten eine
Ausgabeabhéngigkeit innerhalb der rekursiven Aufrufe von merge entdeckt.

5.1.3 Parallelisierung

Das Analysewerkzeug sagt eine potentielle Laufzeitersparnis von 43.95 % voraus, falls die bei-
den Aufrufe von mergeSort parallelisiert werden. Bei der Berechnung dieses Wertes wird die
Summe der Laufzeit aller Aufrufe gewertet. Zur Kontrolle diirfen daher nur die jeweils ersten
Aufrufe der Rekursion parallel zueinander ausgefiithrt werden. Da diese Losung nicht von mehr
als zwei Tasks profitiert wiirde man in der Praxis an dieser Stelle mehrere Rekursionsebenen fiir
eine Parallelisierung betrachten. Denkbar wire ein bestimmter Schwellwert der Arraygrofie, bis
zu dem die beiden Aufrufe parallel zueinander ausgefithrt werden.

Die Parallelisierung erfolgte mit Hilfe von OpenMP, wobei der Aufruf von mergeSort in Zeile
9 innerhalb eines eigenen Tasks ausgefithrt wurde. Durch eine Synchronisationsbarriere wurde
sichergestellt, dass die Ergebnisse vor dem Aufruf von merge in Zeile 11 vollstéindig berechnet
wurden. Die parallele Ausfithrung erzielte eine Laufzeitersparnis von 41.56 %. Die Abweichung
zum berechneten Wert ist verstdndlich, da der Aufwand fiir Taskerzeugung und Synchronisati-
on nicht beriicksichtigt wird. Das Ergebnis zeigt dennoch, dass die Berechnung der Laufzeiten
praxisgerechte Ergebnisse liefert.

5.2 Falistudie: SPEC2006

Fiir die Auswertung der Analyse-Ergebnisse wurden zusétzlich verschiedene Programme der
SPEC2006 Benchmark-Sammlung verwendet. Die Testumgebung von LLVM bietet fiir deren
Ausfithrung bereits passende Makefiles. Diese mussten erweitert werden, damit neben den her-
kommlichen Bitcode-Dateien auch Versionen inklusive Debuginformationen bereit stehen. Zu-
sitzlich sorgen die Makefiles fiir die Einhaltung der notwendigen Schritte der Analyseanwendung.
Dazu gehort neben der Instrumentierung auch die Ausfithrung der Anwendung zur Ermittlung
von Ablaufinformationen.

Aufgrund drei verschiedener Fehlerfille konnten nicht alle Tests erfolgreich abgeschlossen wer-
den. Fehlende Unterstiitzung von Inline- Assembler-Befehlen des JIT-Compilers und Ausnahmen
durch die Datenstrukturanalyse waren die hiufigsten Ursachen. In zwei Féllen (403.gcec und
483.xalancbmk) kam es zum Stillstand der Analyse wegen Speicherengpéssen.

Die Anylse-Ergebnisse der Testanwendungen zeigten teilweise grofie (potentielle) Laufzeitein-

sparungen durch Parallelisierung einzelner Aufrufstellenpaare. Abbildung 5.2 stellt den Anteil
der Zeitersparnis im Bezug auf die Gesamtlaufzeit dar. Hierbei wurde jeweils das Paar mit dem
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5 Experimentelle Ergebnisse

maximalen Wert verwendet. Testfall 462.libquantum besitzt mit iiber 43% die grofite theoreti-
sche Laufzeiteinsparung. Das bedeutet, dass zwei Prozeduraufrufe innerhalb derselben Prozedur
existieren, wobei derjenige mit der kiirzeren Laufzeit 43% der Gesamtlaufzeit der Anwendung
benotigt.

45 % 43,301 %
40 %
35%

30%

23,484%

20%

15%

10,052 %
10%

0,670%

401.bzip2 429.mcf 444.namd 456.hmmer  462.libquantum 470.lbm 473.astar

Abbildung 5.2: Maximale Laufzeiteinsparung durch ein Aufrufstellen-Paar (SPEC2006)

Im Folgenden werden zwei Testfille naher betrachtet, um verschiedene Erkenntnisse aus den
experimentellen Resultaten zu erldutern. Dazu werden Eintréige aus der Ergebnisliste und (wenn
notig) zugehorige Codeabschnitte aus den SPEC2006-Benchmarks prisentiert.

5.2.1 401.bzip2

Der Benchmark testet die Geschwindigkeit einer Kompression und Dekompression von Daten.
Tabelle 5.2 zeigt einen Teil der Ergebnisliste mit den Eintrdgen 1, 2 (hochstes kalkuliertes Par-
allelisierungspotential) und 11.

Die Tabelle zeigt einen deutlichen Unterschied der maximalen Laufzeiteinsparung zwischen dem
ersten Eintrag (8.04%) und den folgenden Paaren (max. 0.40%). Die Analyse entdeckt zwischen
den Aufrufen von spec_compress und spec_uncompress lediglich eine Ausgabeabhéngigkeit
aufgrund einer globalen Variable. In Abbildung 5.3 sieht man die Aufrufhierarchie, welche zu
der Abhéngigkeit durch die Variable exitValue fiihrt. Wie im Abschnitt 2.4 erwihnt, kann
ein Einsatz von temporédren Variablen diese Art von Abhéngigkeit aufheben.

Die beiden Aufrufstellen sind aber aufgrund einer anderen Abhéngigkeit nicht parallelisierbar.
Der Benchmark arbeitet bei der Kompression mit externen Dateien, welche in spec_compress
geschrieben und in spec_uncompress gelesen werden. Die Analyseanwendung bietet jedoch
keine Moglichkeit, Abhéngigkeiten aufgrund von Dateizugriffen festzustellen.
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’ 1 ‘ Prozedur: main ‘ 401.bzip2/src/spec.c ‘
333: spec_compress - 353: spec_uncompress max: [ 8.04 % |
(G) exitValue — (G) exitValue O

’ 2 ‘ Prozedur: BZ2 bzCompress ‘ 401.bzip2/src/bzlib.c ‘
481: handle_compress - 503: handle_compress max: [ 0.40 % |
s —+s T

’ 11 ‘ Prozedur: compressStream ‘ 401.bzip2/src/bzip2.c ‘
463: spec_fread - 470: BZ2 bzWriteClose64 max: [ 0.06 % |
spec_fd — spec_fd T
nIbuf C

Tabelle 5.2: Ergebnisse fiir 401.bzip2 (Auszug)

spec_compress...
398: compressStream(in,out);...

compressStream...
526: configError();...

286: Int32 exitValue;...
main... configError...
333: spec_compress(0,1,level);... 1034: setExit(3);...
353: spec_uncompress(1,0,level);... uncompressStream... l
635: configError();...

setExit(int v)...
783: if (v > exitValue)
exitValue = v;...

spec_uncompress...
402: uncompressStream(in,out);...

Abbildung 5.3: Ausgabeabhéngigkeit bei 401.bzip2

Eintrag 2 der Ergebnisliste deutet auf eine echte Abhéngigkeit zwischen zwei Aufrufstellen der
Prozedur Bz2 bzCompress hin. Bei niherer Betrachtung (siehe Abbildung 5.4) fillt zunéchst
auf, dass der Wert von Variable s an mehreren Stellen der Aufrufkette verdndert wird. In
der gezeigten Prozedur handle_compress passiert das in Zeile 440 durch den Aufruf von
copy_input_until_stop sowie in Zeile 444. Zudem entspricht der Name der Variable, welche
die Abhéingigkeit erzeugt (s), nicht derjenigen aus den Aufrufstellen (strm). Fiir eine komforta-
blere Verwendung der Analyseanwendung sollten diese beiden Punkte in einer spéteren Version
beriicksichtigt werden.

Der dritte Eintrag von Tabelle 5.2 bringt durch die maximale Laufzeiteinsparung von 0.06% fast
keinen Gewinn durch Parallelisierung. Allerdings werden durch das Beispiel zwei Dinge hervorge-
hoben. Zum einen gibt es an dieser Stelle zwei Speicherobjekte, die Abhéingigkeiten hervorrufen.
Zum anderen wird durch die Variable nIbuf eine Kontrollabhéingigkeit erldutert.

Abbildung 5.5 prasentiert die Kontrollabhéngigkeit durch nTBuf. Diese besteht zwischen dem
Aufruf von spec_fread (sieche Makro fread) und Bz2 bzWriteClose64. Der Riickgabewert,
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BZ2_bzCompress (bz_stream *strm, int action )...
481: progress = handle_compress ( strm );...
503: progress = handle_compress ( strm );...
\ 4
static

Bool handle_compress ( bz_stream* strm )...
422: EState* s = strm->state;...

439: if (s->state == BZ_S_INPUT) {
440: progress_in |= copy input_until stop ( s );...
444: s->state = BZ_S_OUTPUT;...
\ 4
static

Bool copy_input_until_stop ( EState* s )...
422: s->strm->next_in++;...

Abbildung 5.4: Echte Abhéngigkeit bei 401.bzip2

der in Variable nIbuf gespeichert wird, erzeugt eine Kontrollabhéangigkeit zum Prozeduraufruf
von BZ2 bzWrite in Zeile 465. Hier wird wiederum schreibend auf den Zeiger bz £ zugegriffen,
was eine Datenabhingigkeit zum Aufruf in Zeile 470 erzeugt. Wie man sieht, muss hier die
implementierte Auswertung von Kontrollabhéngigkeiten neben der Verfolgung der Def-Use-
Kette auch die Datenstrukturanalyse einsetzen. Ansonsten wiirde die Analyse nicht erkennen,
dass der Aufruf von BZ2 bzWrite den dereferenzierten Wert von bz f modifiziert.

#define fread(a,b,c,d) spec_fread(a,b,c,d)

void compressStream ( int stream, int zStream ) {...
441: BZFILE* bzf = NULL;...

463: nIbuf = fread ( ibuf, sizeof(UChar), 5000, stream );...
465: if (nIbuf > 0) BZ2_bzWrite ( &bzerr, bzf, (void*)ibuf, nIbuf );...
470: BZ2_bzWriteClose64 ( &bzerr, bzf, 0,
471: &nbytes_in_lo32, &nbytes_in_ hi32,
472: &nbytes_out_lo32, &nbytes_out_hi32 );...
Y

void BZ2_bzWrite ( int* bzerror, BZFILE* b,
void* buf, int len )...

1039: bzFile* bzf = (bzFile*)b;...

1052: bzf->strm.avail in = len;...

Abbildung 5.5: Kontrollabhéngigkeit bei 401.bzip2

5.2.2 462.libquantum

Bei diesem Benchmark wurden die héchsten Ergebnisse beziiglich Laufzeitersparnis erzielt. Wie
in Tabelle 5.3 zu sehen, hat der erste Eintrag der Liste eine maximale Ersparnis von 43.30%. Die
Eintrdge 6 und 7 werden aufgelistet, um die Auswirkung der Bewertungsheuristik aufzuzeigen.

Fast die gesamte Laufzeit des Testprogramms wird in der Prozedur mul _mod_n bendtigt. Eine
Aufteilung der Aufrufe von muln und muln_inv wére eine grofle Ersparnis hinsichtlich der
Laufzeit. Jedoch besteht eine echte Abhéingigkeit durch den formalen Parameter reg. Der Wert
wird iiber die indirekten Aufrufe der Prozedur quantum_toffoli in Zeile 96 gelesen und in
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’ 1 ‘ Prozedur: mul _mod_n ‘ 462.libquantum/src/omuln.c ‘
77:muln - 81: muln_inv max: | 43.30 % |
reg — reg T

’ 6 ‘ Prozedur: quantum_bmeasure ‘ 462.libquantum/src/measure.c ‘
72: quantum_frand - 80: quantum_prob_inline max: [ 6.90 % |
r—r C

’ 7 ‘ Prozedur: main ‘ 462.libquantum/src/shor.c ‘
100: quantum_exp-mod.n - 104 quantum_bmeasure max: [ 8.37 % |
gqr — gr T

Tabelle 5.3: Ergebnisse fiir 462.libquantum (Auszug)

Zeile 97 veréndert. Ein beispielhafter Auszug der Aufrufhierarchie ist in Abbildung 5.6 gezeigt.

void mul_mod_n(int N, int a, int ctl, int width, quantum_reg *reg) {
77: muln(N,a,ctl,width,reqg);...
79: muln_inv(N,a,ctl,width,req);

void muln(int N, int a, int ctl, int width, quantum_reg *req)...
42: quantum_toffoli(ctl,2*width+2,L,reqg);...

\ 4

_|void muln_inv(int N, int a, int ctl, int width, quantum_reg *reg)...
"] 64 quantum_toffoli(ctl,2*width+2+i,L,reqg);...

Y
void quantum_ toffoli(int controll, int control2, int target, quantum_reg *req)...
96: if (reg->node[i].state & ((MAX_UNSIGNED) 1 << control2)) {
97: reg->node[i].state "= ((MAX_UNSIGNED) 1 << target);...

Abbildung 5.6: Echte Abhéngigkeit bei 462.l1ibquantum

Die restlichen Eintrige der Ergebnistabelle weisen bis zu Ergebnis 5 ebenfalls echte Abhéingig-
keiten mit dhnlichen Konstellationen auf. Eine Parallelisierung ist ohne Wissen iiber die Struktur
und Semantik der Anwendung schwer moglich.

In der verwendeten Analyseanwendung werden echte Abhéngigkeiten fiir die Parallelisierung
als gravierender betrachtet als Ausgabe- oder Kontrollabhéngigkeiten (siehe Abschnitt 4.3.4).
Daraus resultiert die Ordnung der Eintrédge 6 und 7 in der Tabelle 5.3. Obwohl der Eintrag
7 eine hohere maximale Laufzeitersparnis aufweist, wird er aufgrund der echten Abhéngigkeit
schlechter bewertet.
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5 Experimentelle Ergebnisse

5.3 Zusammenfassung

Obwohl die manuelle Auswertung von Analyse-Ergebnissen der Anwendung aufwéndig ist, wur-
den viele Riickschliisse auf den praktischen Nutzen gezogen. Die Testldufe zeigten auch mogliche
Stellen fiir Verbesserungen auf. Diese kénnten in einer folgenden Version beriicksichtigt werden.

Die statische Analyse erreicht in den Tests eine hohe Genauigkeit bei der Ermittlung von
Abhéngigkeiten, die iiber eine Vielzahl von Hierarchiestufen des Aufrufgraphen entdeckt wer-
den konnten. Fiir die manuelle Priifung der Ergebnisse wére es in diesen Féllen sehr hilfreich,
wenn exakte Kontextinformationen {iber verwendete Variablen und Argumente der Aufrufkette
verfiigbar waren. Beim Zugriff auf Arrays muss beachtet werden, dass die Analyse keine Unter-
scheidung zwischen einzelnen Feldern erméglicht. Auflerdem kann es aufgrund des spekulativen
Vorgehens vorkommen, dass Abhéngigkeiten in manchen Situationen nicht erkannt werden. In
den Testldufen konnten solche Fille nur bei Benchmark 401.bzip2 nachgewiesen werden. Hier
besteht eine echte Abhéngigkeit aufgrund von Dateizugriffen. Dieser Typ von Abhéngigkeit wird
von der Analyse nicht unterstiitzt.

Hinsichtlich Parallelisierung konnte nur bei dem Mergesort-Algorithmus eine Umsetzung durch
Fork-Join-Technik durchgefiihrt werden. Die ermittelte Laufzeiteinsparung entsprach dem Wert
des Analyseresultats. Bei den Benchmarks der SPEC2006-Sammlung wurden keine geeigneten
Stellen fiir eine einfache Parallelisierung von Prozeduraufrufen entdeckt. Obwohl die Werte der
maximalen Laufzeiteinsparung fiir eine Ausfithrung durch mehrere Tasks sprechen, kann man
die vorliegenden Abhéngigkeiten nicht ohne Weiteres ignorieren.
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KAPITEL

Zusammenfassung und Ausblick

In der vorliegenden Arbeit wurde ein Verfahren zur Ermittlung des Parallelisierungspotential
sequenzieller Programme vorgestellt. Durch den Einsatz verschiedener Analysen und Heuristiken
werden giinstige Stellen auf Prozedurebene ermittelt, die den Softwareentwickler bei der Paralle-
lisierung bestehender Anwendungen unterstiitzen. Dazu wird der mogliche Laufzeitgewinn sowie
der notwendige Aufwand in Form von Abhéingigkeiten im Voraus berechnet und ausgegeben.

Eine Besonderheit des gewéhlten Ansatzes ist die Kombination aus dynamischer Ermittlung
von Ablaufinformationen und statischer Abhéingigkeitsanalyse. Die meisten existierenden Werk-
zeuge, wie der Intel Parallel Advisor oder CriticalBlue Prism, protokollieren Speicherzugriffe
wihrend der Laufzeit. Samtliche Analysen erfolgen mit Hilfe dieser dynamischen Informatio-
nen. Das zu erwartende Ergebnis ist somit abhingig von dem konkreten Aufrufkontext. Au-
Berdem erwarten die genannten Programme vom Benutzer, dass dieser die zu untersuchenden
Prozeduren manuell bestimmt. Das hier prisentierte Verfahren nutzt hingegen interprozedurale
Analysetechniken, um Abh#ngigkeiten zwischen Prozeduraufrufen festzustellen. Fiir sdmtliche
Paare von Aufrufstellen einer Prozedur werden sowohl Daten- als auch Kontrollabhéingigkeiten
gesucht. Anschliefend berechnet eine Heuristik das resultierende Parallelisierungspotential fiir
die Paare und hebt besonders giinstige Stellen fiir eine Parallelisierung hervor.

Im Zuge dieser Arbeit wurde ein Werkzeug entwickelt, das auf dem LLVM Compiler-Framework
aufbaut. Sdmtliche Berechnungen arbeiten auf einer Zwischencode-Darstellung von LLVM. Prin-
zipiell kénnen sie daher unabhéngig von der verwendeten Programmiersprache eingesetzt werden.
FEin wichtiger Bestandteil des Werkzeugs ist die Datenstrukturanalyse, welche als zusétzliches
Werkzeug in die LLVM-Umgebung eingebunden werden kann. Sie bietet kontextsensitive, feld-
sensitive sowie interprozedurale Moglichkeiten fiir aufwindige Zeiger-Analysen. Da allein durch
die Datenstrukturanalyse nicht sémtliche relevanten Abhéngigkeiten entdeckt werden konnen,
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6 Zusammenfassung und Ausblick

wurden zusétzlich zwei weitere Analysen erstellt. Diese erkennen Kontrollabhingigkeiten und
Datenzugriffe auf globale Variablen. Im Gegensatz zur Datenstrukturanalyse bieten die inter-
prozeduralen Analysen, welche selbst erstellt wurden, eine Auflésung von spéter Bindung. Die
Namen der Prozeduren, welche nicht zur Ubersetzungszeit bestimmt werden konnten, kénnen
durch die dynamischen Ablaufinformationen ermittelt werden.

Es konnte durch experimentelle Tests gezeigt werden, dass das Werkzeug Abhéngigkeiten {iber
mehrere Hierarchiestufen des Aufrufgraphen bestimmen kann. Bei der Analyse eines Mergesort-
Algorithmus wurde aufgrund der vielversprechenden Resultate eine Parallelisierung durchgefiihrt.
Dabei konnte gezeigt werden, dass die Anwedung tatséichlich parallel ablduft und die berech-
nete Laufzeiteinsparung zutrifft. Auch bei der Ausfithrung der SPEC2006-Benchmarks wurden
zum Teil hohe Laufzeiteinsparungen durch Parallelisierung von Prozeduraufrufen entdeckt. Auf-
grund der gefundenen Abhéngigkeiten konnte jedoch keine einfache Parallelisierung durchgefiihrt
werden. Allerdings wurde deutlich, dass das erlduterte Verfahren gerade bei groflen oder unbe-
kannten Softwaresystemen sehr niitzlich ist. Der Benutzer kann ohne viel Aufwand giinstige
Moglichkeiten fiir Parallelitéit auf Prozedurebene in seinen Anwendungen finden.

Die Resultate der Analysen erméglichen meist eine gute Lokalisierung der gefundenen Abhéngig-
keiten. In manchen Fillen wurden jedoch Abhéngigkeiten iiber mehrere Hierarchiestufen, Kon-
trollstrukturen und Definitionen hinweg entdeckt. Dadurch waren die exakten Ursachen von
Abhéngigkeiten schwer ersichtlich. Eine lohnende Erweiterung wire somit die Anzeige von Auf-
rufkontexten, um Abhéngigkeiten detailliert nachverfolgen zu kénnen. Eine weitere Schwierigkeit
bei der Auswertung von Ergebnissen entsteht aufgrund der fehlenden C+-+-Unterstiitzung der
Datenstrukturanalyse. Es lassen sich zwar auch hier die Abhéngigkeiten ermitteln, jedoch liefert
die DSA bei Zugriffen auf Objektattribute nur die jeweilige Instanz als Speicherobjekt zuriick.
Eine exakte Lokalisierung der Ursache ist somit schwer moglich.

Der Ansatz zur Unterstiitzung von Entwicklern kann prinzipiell mit jeder Art von grobgranula-
rer Task-Parallelitét erweitert werden. Es liegt somit auf der Hand, Schleifen als eigensténdige
Tasks zu betrachten. Einerseits existieren viele Anwendungsgebiete, bei denen die Ausfithrung
von Schleifen einen grofen Anteil der Gesamtlaufzeit ausmachen. Andererseits hat die Forschung
in dem Bereich bereits grofie Fortschritte gemacht. Arbeiten zu dem Thema existieren mittler-
weile auch fiir das LLVM-Framework [Groll].

Abschlieflend kann man betonen, dass statische Analysen in der Lage sind, den Entwicklern bei
der Parallelisierung zu helfen. Um jedoch das volle Potential von Multicore- und zukiinftigen
Manycore-Prozessoren ausnutzen zu konnen, muss Parallelitdt von Beginn an beachtet wer-
den. In jeder Entwicklungsphase von Software kénnen Restriktionen fiir mogliche Parallelitét
geschaffen werden. Manche Restriktionen kénnen durch Werkzeuge, wie das in dieser Arbeit
entwickelte, entdeckt und entfernt werden. Ein besserer Ansatz ist jedoch die Beriicksichtigung
von Parallelitdt bereits in frithen Phasen der Software-Entwicklung.
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