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1 Einleitung

Die Aufgabe eines Ubersetzers ist die Transformation einer menschenlesbaren Quell-
sprache in eine maschinenlesbare Zielsprache'. Man gliedert diese Transformation
meist in drei Phasen: Analyse, Optimierung und Synthese. In der Analysepha-
se wird ein Programm der Quellsprache eingelesen und zur internen Verarbeitung
in eine Zwischensprache umgewandelt. Diese Zwischensprache ist unabhéngig von
Quell- und Zielsprache und kann bei einer Erweiterung des Ubersetzers um weitere
Quell- oder Zielsprachen wiederverwendet werden. Auf der Zwischensprache werden
iiblicherweise eine Vielzahl verschiedener Optimierungen ausgefiihrt, die ebenfalls
unabhéngig von der Zielsprache sind. Die Synthesephase, auch Codegenerierung ge-
nannt, wird spezifisch fiir eine Maschinenarchitektur entwickelt und transformiert die
Zwischensprache in eine Zielsprache, die aus maschinenlesbaren Befehlen besteht.

Das Portieren eines Ubersetzers auf eine neue Architektur ist ein aufwendiges Pro-
jekt. Um den Prozess zu beschleunigen und Fehler zu vermeiden, werden Generato-
ren benutzt, die aus einer Spezifikation einen entsprechenden Codegenerator erzeu-
gen, so dass dieser nicht manuell programmiert werden muss. Dieses Verfahren wird
primér im Bereich eingebetteter Systeme benutzt, in dem eine kurze Entwicklungs-
zeit des Ubersetzers aus wirtschaftlichen Griinden hohere Prioritét hat. Bei der
Softwareentwicklung fiir Schreibtischrechner éndert sich die Zielarchitektur selten
und die Synthesephase der verbreitetsten Ubersetzer ist handgeschrieben, denn im
Leistungsvergleich schneiden generierte Codegeneratoren bisher schlechter ab. Dies
spiegelt sich besonders in der Befehlsauswahl wider, deren Aufgabe die Auswahl
geeigneter Maschinenbefehle fiir die Operationen der Zwischensprache ist.

Bekannte Verfahren zur automatischen Generierung einer Befehlsauswahl arbeiten
mit Baumstrukturen. Moderne Ubersetzer benutzen allerdings eine Zwischenspra-
che, die Graphstruktur besitzt, da diese Vorteile in der Optimierungsphase bietet.
Ebenso verfiigen Maschinenarchitekturen mit komplexen Befehlssétzen? iiber Befeh-
le, deren Muster in der Zwischensprache Graphstruktur haben. Eine Befehlsauswahl,
die nur Befehle in Baumstruktur verarbeitet, kann also nicht das volle Leistungspo-
tential einer solchen Zielarchitektur nutzen. Dies ist einer der Hauptgriinde, warum
generative Verfahren sich bisher nicht durchsetzen konnten, obwohl die Entwicklung
mit Hilfe eines Generators schneller und mit weniger Fehlern mo6glich wére.

'Eine Ubersetzung von Hochsprache zu Hochsprache werden wir in dieser Arbeit ignorieren.
2Maschinen im Complex Instruction Set Computing (CISC) Design



1 Einleitung

1.1 Problemstellung und Kriterien

Ziel dieser Diplomarbeit ist die Konzeption und Implementierung eines graphba-
sierten Befehlsauswahlgenerators. Als Grundlage benutzen wir die Zwischensprache
F1rM[TLB99] in ihrer Implementierung LIBFIRM. Die Zielarchitektur soll im Bereich
der Schreibtischrechner verbreitet sein und komplexe Befehle anbieten. Wir benut-
zen daher IA-323, welche seit vielen Jahren die dominante Architektur in diesem
Bereich ist.

Kernfunktionalitdt dieser Befehlsauswahl ist die Transformation von Teilgraphen
der Zwischensprache in Befehle der Zielarchitektur. Zur Transformation selbst bietet
sich die Verwendung eines Graphersetzungssystems wie GRGEN[GBG™06] an, mit
dem die Anwendung von deklarativ spezifizierten Ersetzungsregeln gesteuert werden
kann. Batz[Bat05] integrierte GRGEN in LIBFIRM, um Optimierungen durch Graph-
transformationen zu implementieren. Wir wollen diesen Ansatz nun zur Transforma-
tion der Zwischensprache in Maschinenbefehle nutzen. Eine solche Befehlsauswahl
sollte den folgenden zwei Kriterien gentigen:

1. Die Befehlsauswahl eines Ubersetzers darf nur Algorithmen enthalten, deren
Laufzeit- und Speicherverhalten skaliert.

2. Die Ersetzungsregeln sollen in einer abstrakten Sprache deklariert werden
konnen, damit deren Spezifikation ohne tieferes Wissen tiber den Ubersetzer
erstellt werden kann.

1.2 Losungsansatz

Der Losungsansatz zu den obigen beiden Kriterien ist folgender:

1. Die Ersetzungsregeln der Befehlsauswahl werden als GRGEN-Regeln formu-
liert. GRGEN ist eines der schnellsten[GTBT08] Werkzeuge zur Graphtransfor-
mation und bietet skalierende Such- und Ersetzungsfunktionen. Zur Auswahl
der Ersetzungsalternativen verwenden wir das abstrakte Optimierungsproblem
PBQP?, fiir das eine geeignete lineare Heuristik existiert.

Es ist zu zeigen, dass diese Heuristik fiir alle Eingaben eine korrekte Auswahl
trifft. Dazu entwickeln wir ein mathematisches Modell, das Uberdeckungen
eines Graphen mit Mustergraphen beschreibt und formalisieren die Auswahl

3Intel Architecture 32Bit
4Partitioned Boolean Quadratic Problem; dt.: partitioniertes, boolesches, quadratisches Problem;
FEine formale Definition befindet sich in Abschnitt 2.4.
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1.3 Gliederung

einer konfliktfreien Uberdeckung. Es sollen hinreichende Voraussetzungen iden-
tifiziert werden, die eine korrekte Befehlsauswahl garantieren.

Schliellich implementieren wir eine Befehlsauswahl und zeigen anhand von
Testprogrammen und Messungen die Skalierbarkeit des Ansatzes und die Qua-
litat des erzeugten Maschinencodes.

2. Zur Generierung der Ersetzungsregeln entwickeln wir einen Prototypen, der
aus einer Architekturspezifikation Ersetzungsregeln fiir GRGEN generiert. Die
exploratorisch gewonnenen Erkenntnisse iiber notwendige Mechanismen und
Spezialfille von Ersetzungsregeln dienen zur Konzeption einer deklarativen Be-
schreibungssprache. Fiir eine gegebene Spezifikation in einer solchen Sprache
lassen sich die hinreichenden Voraussetzungen fiir eine korrekte Befehlsauswahl
statisch tberpriifen, so dass ein Entwickler durch aussagekriftige Fehlermel-
dungen iiber fehlende und fehlerhafte Muster unterstiitzt werden kann.

1.3 Gliederung

In Kapitel 2 wird die Zwischensprache F1RM, der Begriff eines Codegenerator-Gene-
rators und das Optimierungsproblem PBQP vorgestellt, sowie die Befehlsauswahl-
phase in die Codegenerierung eingeordnet. Kapitel 3 beschreibt bisherige Ansétze
von Codegenerator-Generatoren und insbesondere die PBQP-basierte Befehlsaus-
wahl. Weiter werden zwei Arbeiten vorgestellt, welche das Graphersetzungssystem
GRGEN im Ubersetzerbau eingesetzt haben.

Kapitel 4 beschéftigt sich mit der Korrektheit einer PBQP-basierten Befehlsauswahl,
wozu zuerst eine Formalisierung von graphbasierter Befehlsauswahl vorgestellt wird,
die einen formalen Beweis unseres Verfahrens ermoglicht. Anschliefend zeigen wir,
dass durch eine Erweiterung des Algorithmus eine giiltige Losung garantiert werden
kann und wie die Voraussetzungen dazu automatisch an einer Maschinenspezifikation
iiberpruft werden kénnen.

In Kapitel 5 findet sich eine Beschreibung unserer Implementierung einer PBQP-
basierten Befehlsauswahl und unseres Prototyps einer Spezifikationssprache. Kapi-
tel 6 dokumentiert die Mechanismen, die wir in diesem Prototyp benutzt haben
und dessen Grenzen, so dass wir eine abstrakte Sprache skizzieren konnen, die diese
Mechanismen anbietet und die Spezifikation einer Befehlsauswahl im Vergleich zu
herkémmlichen Ansétzen vereinfacht. In Kapitel 7 bewerten wir die Leistungsfahig-
keit unserer Implementierung und vergleichen sie mit einer handprogrammierten
Variante.

Abschlielend geben wir in Kapitel 8 einen Ausblick auf mégliche Erweiterungen
unserer Arbeit.
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2 Grundlagen

Dieses Kapitel erklart die grundlegenden Begriffe, wie sie in dieser Diplomarbeit
verwendet werden.

2.1 Programmdarstellung

Die Art der Zwischensprache ist entscheidend fiir die Modellierung einer Befehlsaus-
wahl, da im allgemeinen keine Transformation der Programmdarstellung zwischen
Optimierungs- und Synthesephase durchgefiihrt und damit die Befehlsauswahl auf
der Zwischensprache getroffen wird. In diesem Abschnitt beschreiben wir die von
uns verwendete Zwischensprache.

2.1.1 SSA-Form

Die statische Einmalzuweisung[BCHS98] (SSA!) als Konzept fiir die Zwischenspra-
che ist mittlerweile in praktisch allen modernen Ubersetzern etabliert. Die Beson-
derheit dieser Form ist, dass jede Variable genau einmal einen Wert zugewiesen be-
kommt. Die Intention besteht darin, prozedurglobale Optimierungen zu erleichtern,
indem die Relation zwischen Zuweisung und Benutzung einer Variablen eindeutig
ist.

Falls in einer Befehlssequenz der Quellsprache eine Variable ¢ mehrmals Werte zu-
gewiesen werden, wird fiir jede Zuweisung eine neue Variable (a1, ag, ...) erzeugt
und deren Benutzer entsprechend angepasst. Durch Schleifen und Verzweigungen
im Kontrollfluss kann ein Grundblock mehrere Steuerflussvorgdnger haben und der
Wert einer Variablen as davon abhéngig sein, iiber welchen Vorgéinger der Grund-
block erreicht wird, allerdings darf a3 nur genau einmal ein Wert zugewiesen werden.
Falls beispielsweise zwei Vorgénger existieren, konnte a3 = a1 oder ag = a9 sein. Flr
diesen Fall werden ®-Knoten eingefiihrt, die am Beginn eines Grundblocks je nach
Vorgénger einen entsprechenden Wert auswahlen, die Zuweisung unseres Beispiels
wird also az = ®(aq,a2).

'engl.: Single Static Assignment
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2.1 Programmdarstellung

Der Vorteil dieser Form der Programmdarstellung ist die explizite und eindeutige
Verbindung von Zuweisung und Verwendung einer Variablen. Das macht Optimie-
rungen, die Informationen iiber den Datenfluss benétigen, einfacher und effizienter.

2.1.2 Explizite Abhangigkeitsgraphen

Eine genaue Definition einer Zwischensprache, die nach dem Konzept der SSA-Form
modelliert ist, liefert Trapp[Tra01] durch zuléssige explizite Abhéngigkeitsgraphen.
Jeder Knoten im Programmgraph ist mit einer Signatur markiert, die angibt, wel-
che Art von Operation durch ihn représentiert wird. Eine Liste aller moglichen
Operationen ist in Tabelle 2.1 gegeben. Die genaue Definition ist von Trapp[Tra0l]
iibernommen.

Definition 1 (Expliziter Abhangigkeitsgraph, EAG). Ein expliziter Abhéngigkeits-
graph ist ein gerichteter, markierter Graph. Die Knoten sind mit Funktionssymbolen
aus Ygag markiert. Knoten besitzen geordnete Eingénge und Ausgéinge. Die Anzahl
der Ein- und Ausgénge der Knoten und ihre Ordnung ist identisch mit der der Pa-
rameter und Ergebnisse des zugehorigen Terms aus Ygag. Die Ein- und Ausgéinge
sind mit Typen aus Tgac markiert. Kanten verbinden Ausgénge mit Eingédngen
desselben Typs. Typen Tgag und Signatur Ygac sind in Tabelle 2.1 dargestellt.

Jede Operation? verweist durch Kanten auf ihre Operanden und reprisentiert so
Datenabhingigkeiten. Es ist eine Besonderheit von EAGs, dass im Gegensatz zu
anderen Zwischensprachen Datenabhangigkeiten statt dem dazu inversen Daten-
fluss abgebildet werden. Genauso wird der Steuerfluss im Programmgraphen durch
Abhéngigkeitskanten dargestellt. Aufilerdem existieren noch Speicherabhéngigkeits-
kanten, so dass die Reihenfolge von Speicherzugriffen modelliert werden kann. Spei-
cherabhéngigkeiten werden in keiner anderen uns bekannten Zwischensprache expli-
zit modelliert.

Die Typen in Tg g sollten folgendermaflen interpretiert werden:

B Block M Speicher I Ganzzahlwert b Boolscher Wert
X Steuerfluss P Adresse F FlieSkommawert

Weiter definiert Trapp den Begriff eines zuldssigen EAG. Ein zulassiger EAG ist
durch neun Eigenschaften gekennzeichnet, die wir hier nicht weiter ausfithren. Diese
Eigenschaften beinhalten unter anderem das Konzept der SSA-Form.

20peration und ,,als Operation markierter Knoten* verwenden wir synonym

13



2 Grundlagen

Teac : {B,X, M, P,1,F,b}

YEAG:
Block
Start
End
Jmp
Cond
Return
Raise
Const
SymConst
Phi
CallB
Calle
Fln
FOut
Alloc
Load
Store
Sync
Sel
Conv
Add
Sub
Mul
Quot
Div
Mod
Abs
And
Or
Eor
Cmp
Shl
Shr

Tabelle 2.1: Typen Tgag und Signatur Ygaq. t,t; € {P,I,F},s € {P,1,F,M}.
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2.2 Codegenerator-Generatoren
2.1.3 FirM

Eine Instanz eines zuldssigen EAG ist die Zwischensprache FIRM[TLB99]. Pro-
grammgraphen in FIRM beginnen mit einem Start-Knoten und hoéren mit einem
End-Knoten auf. Blattknoten kénnen beispielsweise Start-, Const- und SymConst-
Knoten sein.

In Tabelle 2.1 sieht man, dass jeder Knoten an erster Stelle auf den Grundblock
verweist, in dem er sich befindet. Der Block-Knoten ist allerdings fiir Befehlsaus-
wahl nicht relevant, da der Kontrollfluss bei der Befehlsauswahl nicht verdndert
wird. Wenn wir tiber die ausgehenden Kanten reden, werden wir diese erste Grund-
blockkante ignorieren. Insbesondere bedeutet ein ,, nullstelliger Knotentyp eigentlich
neinstellig®, wobei die erster Kante zum zugehorigen Block-Knoten fiihrt.

Wir verwenden in unserer Arbeit die FIRM Implementierung LIBFIRM, die in ihrer
aktuellen Fassung nicht mehr genau der Tabelle 2.1 entspricht. Die Menge der Typen
wurde erweitert und neue Operationen eingefiigt. Unter anderem sind auch die Ope-
rationen der Zielarchitektur enthalten. Bis zum Ende des Ubersetzerlaufs erfiillt ein
Programmgraph die Bedingungen eines zulédssigen EAG. So existiert beispielsweise
keine Phase in LIBFIRM, die Phi-Knoten eliminiert, sondern diese bleiben bis zum
Schluf3 erhalten. In diesem Sinne sind auch Programmgraphen der Synthese-Phase
als FIRM-Graphen anzusehen.

2.2 Codegenerator-Generatoren

Um eine Trennung der zur Codegenerierung verwendeten Algorithmen von der Spezi-
fikation der Zielsprache zu erreichen, werden Codegenerator-Generatoren eingesetzt,
in denen die Algorithmen gekapselt sind. Der Grofiteil der Implementierung eines
generierten Codegenerators besteht deshalb in der Zielsprachen-Spezifikation, die
ausfiihrliche Informationen tiber die Zielmaschine bereitstellt. Dazu gehort die Spe-
zifikation der vorhandenen Befehle mit Registerbeschréinkungen sowie ein abstraktes
Kostenmodell.

Generierte Codegeneratoren sind zuverlassiger und schneller zu implementieren als
handgeschriebene Codegeneratoren. Allerdings erreichen handgeschriebene Codege-
neratoren erfahrungsgemaf eine hohere Qualitat des erzeugten Codes, da Zielma-
schinen-spezifische Optimierungen an den verwendeten Algorithmen vorgenommen
werden konnen, die sich nicht im Kostenmodell des Codegenerator-Generators wi-
derspiegeln lassen. Die Flexibilitat der Algorithmen und des Kostenmodells ist somit
ausschlaggebend fiir die maximal erreichbare Codequalitét.

15



2 Grundlagen

Der Grofiteil einer Maschinenspezifikation besteht aus den Informationen, die zur
Befehlsauswahl nétig sind. Fiir die Registerzuteilung sind Beschrénkungen von Ma-
schinenbefehlen und eine Beschreibung der vorhanden Register notwendig. Fiir Pro-
zessoren, die eine explizite, parallele Ausfiihrung mehrere Befehle erlauben, sollte
die Befehlsanordnung in der Lage sein, entsprechende Gruppen zu bilden. Ande-
re Prozessoren verlangen, dass Ergebnisse von Befehlen nach einer festen Zahl von
Takten weiterverarbeitet werden. Diese zusétzlichen Informationen lassen sich als
Eigenschaften der Zielbefehle modellieren. Da unsere Arbeit diese Probleme nicht
behandelt, beschranken wir uns auf die zur Befehlsauswahl notwendigen Attribute.

2.3 Befehlsauswahl

Befehlsauswahl ist ein Teil der Codegenerierung im Ubersetzer. Diese Phase trans-
formiert im Programmgraph Operationen der Zwischensprache in Befehle der Ziel-
architektur.

o} 0
Block 693 [ = Block 694

Jmp 713

A

1]

Jmp 725 ia32_MoReg_GP 1368 ‘

A

Abbildung 2.1: Beispiel von Befehlsauswahl in LIBFIRM.

Da FirM Programme als Abhéngigkeitsgraphen modelliert, kann Befehlsauswahl
mittels Graphersetzung realisiert werden. Ein einfaches Beispiel einer 1:1 Ersetzung
ist in Abbildung 2.1 gezeigt. Der linke Sub-Knoten der Zwischensprache wird in
den rechten ia32_Sub-Knoten transformiert. Fiir effizienten Code sind komplexere
Ersetzungen von n Zwischensprachknoten zu m Zielarchitekturnoten notwendig. Wir
suchen also bestimmte Teilmuster in einem Programmabhéngigkeitsgraphen und
ersetzen diese durch zugehdrige Graphen.
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2.3 Befehlsauswahl

2.3.1 Einordnung in die Codegenerierung

Die Befehlsauswahl als Teil der Codegenerierung ist eingebettet in eine Reihe anderer
Phasen. In LIBFIRM werden die folgenden Phasen der Reihe nach ausgefiihrt:

Abbildung des ABI 2 Vorstufe zur Generierung von Funktionsképfen, -aufrufen und
-enden, die dazu fithrt, dass der Programmgraph bereits Knoten der Zielarchi-
tektur enthalt. Diese Knoten miissen bei der Befehlsauswahl ignoriert werden.

Befehlsauswahl Transformation der Zwischensprache in Operationen der Zielarchi-
tektur.

Befehlsanordnung Serialisierung der Operationen. Da FIRM Programmgraphen oh-
ne Reihenfolge der Operationen reprasentiert, ist nur durch die Abhéangigkeits-
kanten eine Halbordnung vorgegeben. Es ist aber fiir die Ausgabe zwingend
notwendig, eine moglichst geschickte topologische Sortierung vorzunehmen.

Behandlung von Registerbeschriankungen Auflésen von offensichtlichen Register-
konflikten, die sich durch Auswahl und Anordnung der Befehle ergeben haben,
durch Einfligen von Kopieroperationen. Durch diese Phase muss wéihrend der
Befehlsauswahl keine Riicksicht auf Registerbeschrankungen genommen wer-
den, da alle Konflikte auflosbar sind. Allerdings steckt in dieser Problematik
natiirlich Optimierungspotential.

Auslagerung Durch Einfiigen von Speicher- und Ladeoperationen wird der Register-
drucks auf die Anzahl der verfiigbaren Register gesenkt. Nach Hack[Hac07] ist
anschliefend sichergestellt, dass zu keinem Zeitpunkt mehr Register benotigt
werden, als verflighar sind.

Registerzuteilung Zuweisung der endgiiltigen Registerbelegungen.

Kopienminimierung Entfernen von unnotigen Kopieroperationen, die durch Ausla-
gerung oder Behandlung von Registerbeschrankungen entstanden sind.

Anordnung der Grundblécke Serialisierung der Grundblocke dhnlich der Befehls-
anordnung. Ziel ist hier primér eine Minimierung von Sprungoperationen.

Gucklochoptimierung Zusétzliche Optimierung, die speziell an die Zielarchitektur
angepasst ist. Kurze Sequenzen von Befehlen werden durch giinstigere Befehle
ersetzt.

Codeausgabe Ausgabe als Assembler-Quelltext.

Die Reihenfolge bedeutet fiir die Befehlsauswahl, dass Registerbeschrankungen igno-
riert werden konnen. Auch die Anordnung der Befehle muss in den Ersetzungsre-
geln nicht beachtet werden. Nur die Abhéngigkeitskanten miissen entsprechend der
benottigten Werte gesetzt werden.

3 Application Binary Interface; deutsch: Binérschnittstelle
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2 Grundlagen

2.3.2 Rematerialisierung

Ein Knoten der Zwischensprache wird in der Befehlsauswahl entweder durch Knoten
der Zielarchitektur ersetzt oder er wird mit anderen Knoten zu einem komplexeren
Befehl zusammengefasst. Durch Mehrfachiiberdeckung mit &quivalenten Mustern
(siehe Abschnitt 4.1) kann ein Knoten auch in mehrere komplexe Befehle integriert
werden, was oft als Rematerialisierung bezeichnet wird.

Wir benutzen den Begriff Rematerialisierung in dieser Arbeit fiir die Moglichkeit,
einen Knoten durch einen expliziten Befehl zu ersetzen und gleichzeitig in einem
komplexen Befehl zu integrieren.

2.4 PBQP

Das Partitioned Boolean Quadratic Problem (PBQP) ist ein abstraktes Optimie-
rungsproblem. Aus einer Reihe von Auswahlmoglichkeiten, die voneinander abhéngig
sein konnen, soll eine kostenminimale Auswahl getroffen werden. Im Rahmen die-
ser Arbeit bilden wir die Befehlsauswahl auf ein solches Optimierungsproblem ab.
Dieser Abschnitt definiert das Problem und beschreibt eine Losungsstrategie.

2.4.1 Min-Plus-Algebra R,

Zur Formulierung von PBQP, wie wir es einsetzen, benotigen wir einen Zahlenbe-
reich, der oo einschlieft, um damit auszudriicken, dass manche Auswahlmoglichkei-
ten unmoglich sind. Zu diesem Zwecke benutzen wir die Min-Plus-Algebra[CQOB92],
wie sie in der Beschreibung diskreter Ereignissysteme benutzt wird.

Die Min-Plus-Algebra (Ryin, min, +) ist definiert auf Ry, = RU{oo} mit den beiden
kommutativen Operationen min(z,y) und x + y. Es gelten die folgenden intuitiven
Rechenregeln:

z <y

Yy sonst

min(z,y) = {
00 sonst

{x—i—y TFONY F# 00
r+y=

Sowohl (Rpin, min) als auch (Rpyn, +) sind kommutative Monoide mit neutralem
Element oo bzw. 0. Insbesondere existiert kein additiv inverses Element zu co. Weiter
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2.4 PBQP

gilt das Distributivgesetz, also min(a,b) + ¢ = min(a + ¢,b + ¢), woraus folgt, dass
(Rpnin, min, +) einen Halbring bildet.

Zusatzlich benotigen wir eine duflere Multiplikation mit dem Restklassenkorper Fo =
{0,1}. Dafiir definieren wir eine kommutative Operation - : Ry,in X Fo — Ry, mit
der iiblichen Kurzschreibweise:

=1
:cy:x-y:{g ‘ZO fiir € Ryin und y € Fo

Daraus folgt insbesondere co - 0 = 0. Man beachte, dass die Multiplikation nicht
distributiv bzgl. + ist, denn 0 = c0-0 =00 (1+1) #oo-1+00-1 =00+ 00 = 0.

Diese auflere Multiplikation kann auf Matrizen iiber Ry, erweitert werden. Seien
dazu 7 € F%, 7 € Fy und C € R¥X! Dann ist 7= &' - C € RL, gegeben durch

min*

Analog ist 7= C - i € RE . definiert durch

min

l
gi=Y_ Cij- ;.
j=1

Da die reelen Zahlen eine Teilmenge von Ry,;, sind, liefern uns die obigen Definitio-
nen ebenfalls eine duflere Multiplikation von reelwertigen Matrizen mit Fa-Vektoren.

2.4.2 Das Optimierungsproblem

Nun kénnen wir das PBQP formal definieren. Ein ausfiihrliches Anwendungsbeispiel
des PBQP folgt in Kapitel 4. Jeder Alternative jeder Auswahlmoglichkeit ¢ sind
durch einen Vektor ¢; Kosten zugeordnet. Auflerdem sind jeder Kombination von
Alternativen zwischen zwei Auswahlmoglichkeiten ¢ und j durch eine Matrix Cj;
Kosten zugeordnet. Eine Losung gibt fir jede Auswahlmoglichkeit die Alternative
an. Die Gesamtkosten, die minimiert werden sollen, errechnen sich aus den Kosten
der gewéhlten Alternativen und den Kosten der Abhéngigkeiten zwischen ihnen.

Definition 2 (Partitioned Boolean Quadratic Problem). Fir n € N und i,j €
{1,...,n} seien Vektoren & € R¥ und fiir i < j Matrizen C;; € Rfﬁiikj
Das Optimierungsproblem besteht darin, boolsche Entscheidungsvektoren &; € Fé“’

zu finden, so dass
O i ST
Z; i T+ z; -G

1<i<j<n 1<i<n

gegeben.
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2 Grundlagen

Abbildung 2.2: Das Auswahlprinzip in einem PBQP-Graphen.

unter den Nebenbedingungen

Z Ig=1,1<i<n (2.1)

~Cij-fj<oo,1§7j<j§n (2.2)

T
Z;

minimal wird.

Die erste Nebenbedingung erzwingt, dass genau eine Position pro Entscheidungs-
vektor ausgewahlt wird. Die zweite Nebenbedingung fordert, dass jede Losung des
PBQP reellwertig ist. Somit konnen inkompatible Vektor-Eintrige adjazenter Kno-
ten durch einen co-Eintrag in der Kostenmatrix der entsprechenden Kante modelliert
werden.

Das PBQP kann auch als Graph formuliert werden: Sei dazu G = (V| F) ein gerich-
teter Graph mit einer total geordneten Knotenmenge V und Kantenmenge E =
{(w,v)|lu < v,u € Vo € V}. Wir ordnen jedem Knoten u € V eine Menge
Ay = {A1,..., A4} von Alternativen zu, deren Kosten durch den Vektor ¢,
beschrieben werden. Jeder Kante (u,v) wird die Kostenmatrix C(, ,) zugeordnet.
Existiert zwischen zwei Knoten keine Kante (u,v), so sei C(, ) = 0.

Wa&hlt man am Quellknoten u einer Kante (u,v) eine Alternative A; aus, so wird
in der zugehorigen Kostenmatrix C(, . die I-te Zeile ausgewahlt. Analog legt die
Auswahl am Zielknoten v die Spalte der Kostenmatrix fest. In Abbildung 2.2 sieht
man zwei Knoten, in deren zugehorigen Vektoren jeweils ein Eintrag (1 bzw. 2)
ausgewahlt wurde. Aus dieser Auswahl ergibt sich die Auswahl von Spalte und Zeile
in der Kantenmatrix und daraus die Auswahl des Feldes mit dem Wert 3.
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2.4 PBQP

Fiir diese Darstellung des PBQP kann eine Auswahl als Abbildung [ modelliert
werden, die jedem Knoten v eine Alternative [(v) € A, zuordnet. Die Kosten einer
solchen Auswahl sind

o) =Y cllw)+ Y el(w).l(v)),

ucV (u,v)eE

wobei ¢(A,, Ay) = ¢(Ay, Ay) die Kosten des durch A, und A, gewéahlten Matrix-
Eintrags der Kante zwischen v und v darstellen. Eine Auswahl heif3t Losung, wenn
die Kosten der Auswahl endlich sind.

Da es beim Losen einer PBQP-Instanz dazu kommen kann, dass Vektor-Eintrage
geloscht werden, modellieren wir diese geloschten Alternativen durch unendliche
Kosten. Dadurch lasst sich die Definition der Kosten auf geloschte Vektor-Eintrage
erweitern. Wir werden im Laufe der Arbeit oft auf diese Modellierung zuriickgreifen,
da sie eine einfache Handhabung gel6schter Eintrage ermoglicht.

In der obigen Formulierung des PBQP wird die Orientierung einer Kante durch die
Totalordnung der Knoten vorgegeben. Fiir das PBQP ist es allerdings ausreichend
eine beliebige Orientierung der Kanten zu wahlen, die festlegt welcher Knoten die
Zeile bzw. die Spalte der zugehorigen Kostenmatrix auswahlt. Fasst man die Ori-
entierung als Eigenschaft der Kostenmatrizen auf, so kann der PBQP-Graph als
ungerichtet angesehen werden. Aus diesem Grund kénnen wir im Verlauf der Ar-
beit auf Begriffe der Graphentheorie zuriickgreifen, die nur fiir ungerichtete Graphen
definiert sind.

2.4.3 Losen einer PBQP-Instanz

Wir beschreiben nun anschaulich einen PBQP-Losungsalgorithmus. Im Allgemeinen
ist das Finden einer zulédssigen Losung NP-vollstandig[Jak04], weswegen in manchen
Fallen eine Heuristik zur Losungsfindung benutzt wird, um die Laufzeit linear in
der Anzahl der Knoten zu halten. Falls von der Heuristik eine ungiiltige Auswahl
getroffen wird, liefert der Algorithmus eine Auswahl mit unendlichen Kosten, ob-
wohl die PBQP-Instanz 16sbar gewesen wére. Auf diese Problematik gehen wir in
Abschnitt 3.4 genauer ein.

Das Losen einer PBQP-Instanz geschieht in drei Phasen:

1. Der PBQP-Graph wird reduziert, bis keine Kanten mehr vorhanden sind.
2. Ohne Kanten kann an jedem Knoten lokal das Minimum ausgewahlt werden.

3. Durch Riickwartspropagierung werden die im ersten Schritt entfernten Knoten
und Kanten wieder eingefiigt und Alternativen ausgewahlt.
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2 Grundlagen

Wiinschenswert sind Vereinfachungen, bei denen aus einer optimalen Losung der
vereinfachten Instanz auch eine optimale Losung der urspriinglichen Instanz gewon-
nen werden kann. Einige solcher informationserhaltenden Vereinfachungen mdéchten
wir im Folgenden vorstellen. Eine exakte Beschreibung des Algorithmus ist in Ab-
schnitt 4.4.

Unabhangige Kanten

Unabhéngige Kanten sind Kanten mit einer Kostenmatrix der Form

uy+v1 o UL+ vy,
Cy =
Up + V1 -0 Up+ Uy

wobei u;, v; € Ryin. Wir bezeichnen solche Kostenmatrizen ebenfalls als unabhéngig.
Wie der Begriff schon vermuten lésst, stellen unabhéingige Kanten keinerlei Bezie-
hungen zwischen den adjazenten Knoten dar. Die zugehorige Kostenmatrix lasst sich
vollsténdig in die Nullmatrix iiberfiihren, indem der Vektor @ = (uy, ... ,un)T zum
Kostenvektor des Quellknotens und der Vektor 7@ = (v1,...,v,)" zum Kostenvektor
des Zielknotens addiert wird. Anschlieflend kann die Kante entfernt werden. Fiir ei-
nige der spater folgenden Reduktionen ist es erforderlich einen der beiden Vektoren
4 und v bzgl. des Kostenmafles

C(ﬁ) = Z Ui, S Rg’lin

zu maximieren. Im Fall der Maximierung von 4 sprechen wir von einer Normali-
sierung beziiglich des Quellknotens, bei ¥ von einer Normalisierung beziiglich des
Zielknotens.

Ein Beispiel fiir die Reduktion einer unabhéngigen Kante ist in Abbildung 2.3 ge-
zeigt. Besitzen @ oder ¥ einen oo-Eintrag, so muss dieser gesondert behandelt werden:
Nach dem Addieren werden die co-Eintrage des Kostenvektors und die zugehorigen
Zeilen bzw. Spalten der Kostenmatrizen der inzidenten Kanten entfernt. Ist der resul-
tierende Kostenvektor null-dimensional, existiert keine Losung der PBQP-Instanz.

Wir nennen eine Matrix Cy in Normalform, wenn jede Zeile und jede Spalte min-
destens einen Null-Eintrag enthélt. Ist eine Matrix C' nicht in Normalform, so gibt
es eine Zerlegung

C=Cny+Cy,

wobei C in Normalform und Cy eine unabhangige Matrix ist. Wie bereits gezeigt,
konnen die Kosten von Cp; auf die Vektoren der inzidenten Knoten iibertragen wer-
den. Die resultierende Matrix CY; liegt in Normalform vor und ist eindeutig be-
stimmt.
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Abbildung 2.3: Die Kante zwischen v; und vs ist unabhingig und kann nach einer
Normalisierung entfernt werden.

Besitzt ein Knoten nur eine Alternative, so sind alle inzidenten Kanten unabhéngig
und konnen reduziert werden. Diese Eigenschaft werden wir bei der spater vorge-
stellten Heuristik intensiv nutzen.

Knoten vom Grad Eins

Knoten mit genau einer inzidenten Kante kénnen entfernt werden, nachdem deren
Kosten in den Kostenvektor des adjazenten Knotens u verschoben wurden:

d(Ay) = c(Ay) + Alglei,ri (c(Ay) + c(Ay, Ap)).

v

Wir zeigen zunéchst, dass sich die Kosten einer Auswahl durch diese sogenannte
R1-Reduktion nicht verschlechtern kénnen.

Lemma 1. Seil eine Auswahl einer PBQP-Instanz P und P’ die durch Anwendung
einer R1-Reduktion am Knoten v entstandene PBQP-Instanz. Dann ist I' = l|y\ ()
eine Losung von P’ mit Kosten ¢/(I') < ¢(1).

Beweis: Sei u der zu v adjazente Knoten. Es gilt

o) =) = Y ellw)+ Y clw)lw) -

’LLEVP (u,U)EEP
Yo AWy - Y ), l(v)
u€Vps (u,0)EEps

c(l(w) + e(U(v)) + e(l(w), 1(v)) — ¢'(I'(u))

c(l(v)) + e(l(w), 1(v)) — min (c(Ay) + c(l(u), Av))
0.

Y
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2 Grundlagen

Umgekehrt kann im obigen Lemma eine Auswahl von P’ stets durch lokale Mini-
mumsbildung zu einer gleichwertigen Auswahl von P fortgesetzt werden.

Oy Oy ®6)
GOl = G =
O ©)

Abbildung 2.4: Knoten mit nur einer inzidenten Kante konnen entfernt werden.

In Abbildung 2.4 wird eine R1-Reduktion des Knotens v gezeigt. Dabei werden die
Kosten von v zunéchst auf die Spalten der Kostenmatrix addiert

(1) )= %)

um die Kostenmatrix anschlieend beziiglich « zu normalisieren

() Gnen) - )

Durch diese Vorgehensweise wird sichergestellt, dass zu jeder Alternative von u eine
Alternative von v existiert, die keine weiteren Kosten birgt. Im Beispiel wird die
reduzierte Instanz durch Auswahl der zweiten Alternative optimal gelost. Fiigt man
nun den Knoten v wieder hinzu, so zeigt sich, dass die Auswahl der ersten Alternative
von v die bisherige Losung optimal fortsetzt.

Knoten vom Grad Zwei

Ein Knoten v mit genau zwei inzidenten Kanten kann zu einer Kostenmatrix fiir die
adjazenten Knoten u und w reduziert werden, wobei die Matrix-Eintrage wie folgt
berechnet werden:
d(Ay, Ay) = Amelﬂ (c(Au, Ay) + c(Ay) + c(Ay, Aw)).

Die so entstandene Kostenmatrix wird auf die Kostenmatrix der gegebenenfalls neu
erzeugten Kante zwischen den Knoten u und w addiert. Wir wollen zunachst zeigen,
dass sich auch bei ,, R2-Reduktionen“ die Kosten einer Auswahl nicht verschlechtern
konnen.
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2.4 PBQP

Lemma 2. Seil eine Auswahl einer PBQP-Instanz P und P’ die durch Anwendung
einer R2-Reduktion am Knoten v entstandene PBQP-Instanz. Dann ist I' = l|y\ (1}
eine Losung von P' mit Kosten ¢ (I') < ¢(l).

Beweis: Seien u und w die adjazenten Knoten von v. Es gilt

o) =) = Y ellw)+ Y ellw),l(v)) -

ueVp (u,’U)EEP
Yoy - Y LU, l(v)
ueVps (u,0)EEp:

= c(l(w)) + c(l(v) + e(l(w)) + e(l(w), 1(v)) + (l(v), 1
c(l(u), l(w)) = ' (U'(u) = (V' (w)) = ' (I'(u), I'(w))

= c(l(u),1(v)) + c(l(v)) + e(l(v), l(w)) =

Arggv(c(l(u), Ay) + c(Ay) + c(Ay, l(w)))

0.

(w)) +

v

Analog zur R1-Reduktion kann auch bei der R2-Reduktion eine Losung der reduzier-
ten PBQP-Instanz P’ zu einer gleichwertigen Losung der orginalen PBQP-Instanz
P erweitern werden.

o)

“Nog o

Abbildung 2.5: Knoten mit zwei inzidenten Kanten kénnen zu einer Kante zwischen
den adjazenten Knoten transformiert werden.
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2 Grundlagen

Fiir unser Beispiel aus Abbildung 2.5 ist die berechnete Kostenmatrix

min(0+3+0,0+1+0) min(0+3+0,0+1+1)\ (/1 2
min(0+3+0,1+14+0) mn0+3+0,1+1+1)) \2 3

sogar unabhéngig und die enstandene Kante kann durch Normalisierung entfernt
werden. Nach einer Normalisierung beziiglich u erhalten wir Kostenvektoren 4 =
(4,8)" und @ = (2,3) ". Anschliefend wihlen an beiden Knoten lokal die giinstigs-
te Alternative aus und erhalten dadurch Gesamtkosten von 6. Durch Auswahl der
zweiten Alternative von v konnen wir diese Losung zu einer gleichwertigen Losung
der orginalen PBQP-Instanz erweitern.

Heuristik

Erst wenn keine dieser informationserhaltenden Transformationen mehr anwendbar
ist, werden heuristische Entscheidungen getroffen, die dazu flihren kénnen, dass die
gefundene Losung nicht mehr optimal ist. Die Heuristik wéhlt an einem Knoten v mit
maximalem Knotengrad lokal, d.h. unter Beriicksichtigung der adjazenten Knoten,
die minimale Alternative aus. Formal wird die Alternative A, € A, ausgewéhlt,
welche die Kostenfunktion

Z Ainelﬁu(c(Aw + c(Au, Av))
u€adj(v)

minimiert. Dabei bedeutet die Auswahl der Alternative A,, dass alle anderen Alter-
nativen aus dem Kostenvektor entfernt werden.

Da der Knoten nach der Heuristik nur noch eine Alternative besitzt, konnen alle
inzidenten Kanten durch eine Normalisierung entfernt werden. In Abbildung 2.6
muss die Heuristik angewendet werden, weil alle Knoten mindestens drei inzidente
Kanten besitzen. Da alle Knoten vom selben Grad sind, konnen wir frei entscheiden,
an welchem Knoten wir die Heuristik anwenden, in unserem Fall ist es Knoten vs.
Wiéhlen wir die erste Alternative, erhalten wir die Kosten 1) 4+ iy, 1p) + 3(0s) +
3(vs) T 1wy = 9, bei Wahl der zweiten Alternative ergeben sich Kosten 1(,,) +4(y,) +
2(v3) T 6(vy) = 13. Somit wihlen wir an ve die erste Alternative aus.

Durch das Dekrementieren der Knotengrade aller zu vy adjazenten Knoten sind wie-
der informationserhaltende Reduktionen auf die entstandene PBQP-Instanz anwend-
bar. In unserem Beispiel kann jedoch keine Losung der reduzierten PBQP-Instanz
gefunden werden. Eine Auswahl der zweiten Alternative am Knoten vs hétte eine
Losung der urspriinglichen PBQP-Instanz erméglicht. Die Anwendung der Heuristik
kann also dazu fithren, dass fiir eine ehemals l6sbare PBQP-Instanz keine Losung
gefunden wird.
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2.4 PBQP

Abbildung 2.6: Knoten mit drei oder mehr inzidenten Kanten werden mittels einer
linearen Heuristik entfernt.

In Abschnitt 4.5 zeigen wir, wie sich dieses Problem im Falle der Befehlsauswahl
vermeiden lasst. Vereinfacht gesagt garantiert die Transformation von Befehlsaus-
wahl auf das PBQP die Existenz einer Losung und unser erweiterter Algorithmus
findet dann auch immer eine Losung.
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3 Verwandte Arbeiten

Dieses Kapitel stellt grundlegende und verwandte Arbeiten vor. Dazu stellen wir
die historische Entwicklung von Codegenerator-Generatoren dar, die zu unserem
PBQP-basierten Verfahren gefiihrt hat. Diese Arbeiten betrachten wir vor allem in
Hinblick auf verwendete Algorithmen und das Kostenmodell, da diese ausschlagge-
bend fiir die maximal erreichbare Codequalitat der generierten Befehlsauswahl sind.
Weiter werden zwei Arbeiten vorgestellt, die das Graphersetzungssystem GRGEN
im Ubersetzerbau eingesetzt haben.

3.1 Klassische Ansatze zur Befehlsauswahl

Bevor wir auf Algorithmen eingehen, die allgemeine Graphstrukturen verarbeiten,
wollen wir in diesem Abschnitt einige Verfahren vorstellen, die sich dadurch aus-
zeichnen, dass sie Baumstrukturen verwenden.

3.1.1 Makrosubstitution

Das erste und einfachste Konzept zur Befehlsauswahl ist die Makrosubstitution, bei
der jede Operation der Zwischensprache durch eine Befehlssequenz der Zielarchitek-
tur ersetzt wird. Da kein Kontext zur Verfiigung steht, ist die Qualitat des erzeug-
ten Codes allerdings recht gering und der Entwurfsprozess entspricht dem naiven,
hindischen ausprogrammieren der Codegenerierung. In [GFHS2] ist ein Uberblick
der Codeerzeugungstechniken bis Anfang der achtziger Jahre dokumentiert.

3.1.2 LR-Zerteilung

Der erste Codegenerator-Generator wurde von Graham und Glanville|GG78] entwi-
ckelt. Die verwendete Zwischensprache liess sich durch eine kontextfreie Grammatik
beschreiben und so bot es sich an, die Mustererkennung wurde durch einen LR-
Zerteiler zu implementieren. Shift-Reduce- und Reduce-Reduce-Konflikte werden
bei diesem Verfahren automatisch aufgelost, was auch der Nachteil ist. Die Eindeu-
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3.1 Klassische Ansatze zur Befehlsauswahl

tigkeit des LR-Formalismus ist sehr einschrinkend und deswegen nicht geeignet fiir
die inhérent mehrdeutige Abbildung von Zwischensprache auf Zielarchitektur.

3.1.3 Termersetzungssysteme

Ein Termersetzungssystem (TES) besteht aus Ersetzungsregeln fiir Terme also fiir
Baumstrukturen, so dass insbesondere eine Transformation von Ausdrucksbdumen
der Zwischensprachen in Ausdriicke der Zielarchitekturen beschrieben werden kann.
Falls die Zwischensprache nicht schon als Liste von Ausdrucksbdumen, sondern als
Liste von DAGs modelliert ist, miissen diese zu Baumen , aufgebrochen®“ werden.
Eine vereinfachte Form von TES ist ein Grundtermersetzungssystem (GTES), das
insofern eingeschrankt ist, dass Terme keine Variablen enthalten.

Dieses GTES Konzept wurde von Hoffmann und O’DonnelllHO82] genutzt als sie
das Bottom-Up Pattern Matching (BUPM) entwickelten. Die Muster in einem GTES
lassen sich durch eine reguldre Baumgrammatik beschreiben. Die Mustersuche ist
also vergleichbar mit dem Zerteilen anhand einer kontextfreien Grammatik und lésst
sich ebenso effizient implementieren. Jeder Ersetzungsregel sind Kosten zugeordnet
und die Aufgabe der Befehlsauswahl besteht darin, die giinstigste Auswahl an Mus-
ter zu ersetzen, die den gesamten Baum transformiert. Diese Kostenanalyse kann
statisch bei der Generierung der Befehlsauswahl oder dynamisch zur Ubersetzer-
laufzeit vorgenommen werden. Diese Kostenanalyse ist komplex und zeitaufwendig
und verlangsamt je nachdem den Generator (statisch) oder den Ubersetzer (dyna-
misch).

Das Bottom-up Rewrite System (BURS) von Pelegri-Llopart und Graham[PLG88]
unterstiitzt ein TES zur Spezifikation und ist damit eine Verallgemeinerung von
BUPM und als Beschreibungssprache méchtiger. Die Theorie hinter dem BURS ist
jedoch komplexer als beim BUPM und eine Implementierung dadurch schwieriger.
Ein groler Vorteil ist die kompaktere Regelmenge, da beispielsweise die Kommu-
tativitdt der Addition durch die zusétzliche Regel +(X,Y) => +(Y,X) ausgedriickt
werden kann, wobei im Fall von BUPM jede Regel die eine Addition benutzt in
beiden Varianten formuliert werden muss.

Ein TES in ein GTES umzuwandeln, welches dieselbe Sprache akzeptiert, ist ein
semi-entscheidbares Problem, d.h. es existiert ein Algorithmus, der terminiert falls
ein solches GTES existiert. In der Praxis lasst sich ein zur Befehlsauswahl verwen-
detes TES allerdings immer in ein GTES tberfithren, weshalb oft die kompaktere
TES-Beschreibung bevorzugt wird.

Da ein BURS einfacher zu spezifizieren ist, aber BUPM einfacher zu implemen-

tieren und zu verstehen, benutzen praktische Implementierung oft Elemente aus
beiden Theorien und lassen sich nicht klar zuordnen. Als Beispiel sei der Back-
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End-Generator (BEG) angefiihrt, der FIRM als Zwischensprache und BURS zur
Befehlsauswahl benutzt, aber ein GTES als Eingabe nutzt. Die Spezifikation wird
als TES verfasst und vor der Generierung in ein GTES tibersetzt. BEG wurde von
Emmelmann[ESL89] entwickelt und kommerziell vermarktet. Ein weiteres System
mit dhnlicher Funktionalitit ist BURG[FHP92|. Eine detailiertere Beschreibung die-
ser Entwicklung wurde von Nymeyer und Katoen[NK97] verfasst.

3.2 Befehlsauswahl auf DAGs

Ein Problem aller erwahnten Systeme ist es, dass Programme als Baume reprasen-
tiert sind. Eine Eigenschaft, die durch Optimierungen, wie der Eliminierung ge-
meinsamer Teilausdriicke!, verloren geht. Zwar erweitert Ertl[Ert99] mit DBURG
das BURG-System mit der Fahigkeit DAGs optimal mit Mustern zu iiberdecken, al-
lerdings sind die Muster selbst nur Baume. Auflerdem arbeiten diese Verfahren nur
innerhalb von Grundblocken, wihrend in FIRM eine Funktion als Ganzes verarbeitet
wird.

3.2.1 Lineare Programmierung

Wilson[WGHB95] untersuchte den Ansatz, die Codegenerierung auf das gut erforsch-
te Problem der Linearen Programmierung (ILP?) abzubilden, fiir das eine Vielzahl
von Losungsalgorithmen verfiigbar sind. Allerdings zeigen Implementierungen die-
ses Ansatzes, dass die Ubersetzerlaufzeit nicht skaliert und deshalb nur sehr kleine
Programme verarbeitet werden konnen.

3.2.2 CGGG

Mit CGGG stellt Boesler[Boe98] eine Erweiterung von BURS auf DAGs vor, die eine
A*-Suche zur Auswahl der Ersetzung verwendet. Durch die A*-Suche konnte aller-
dings nicht der gewiinschte Laufzeitgewinn erzielt werden, so dass dieses Verfahren
fiir grole Graphen nicht geeignet ist.

lengl.: common subexpression elimination
2engl.: Integer Lineare Programming
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3.3 Erweiterung der Befehlsauswahl fiir SSA-Graphen

Fiir SSA-Graphen lédsst sich DAG-basierten Befehlsauswahl nicht nur auf Grund-
blocken sondern auf ganzen Funktionen durchfithren. Dabei wird ausgenutzt, dass
jeder Zyklus eines SSA-Graphen mindestens einen ¢-Knoten enthélt. Diese ¢-Knoten
werden von der Befehlsauswahl nicht verandert, da eine direkte Verarbeitung von ¢-
Knoten durch Maschinenbefehle nicht unterstiitzt wird. Spaltet man jeden ¢-Knoten
in zwei Knoten auf, wobei ein Knoten alle Vorgdnger und der andere Knoten alle
Nachfolger iibernimmt, so erhélt man einen DAG, auf dem die in Abschnitt 3.2 vor-
gestellten Verfahren zur Befehlsauswahl anwendbar sind. Nach der Befehlsauswahl
werden die gespaltenen Knoten wieder verschmolzen.

In Abbildung 3.1 sieht man im ersten Schritt einen Graphen mit einem Zyklus zwi-
schen Add- und ¢-Knoten. Dieser Zyklus wird durch die ¢-Spaltung aufgetrennt und
der Programmgraph wird dadurch zu einem DAG, auf dem Befehlsauswahl durch-
gefiihrt werden kann. Dabei wird der Add-Knoten durch einen ia32_Lea-Knoten er-
setzt, dessen Muster sich iiber beide Grundblocke erstreckt. Am Ende wird der
¢-Knoten wieder zusammengefiigt, wodurch der urspriingliche Zyklus wieder herge-
stellt ist.

3.4 Abbildung von Befehlsauswahl auf PBQP

Die Idee, Befehlsauswahl durch Losen eines PBQP durchzufiihren, wurde erstmals
von Scholz et al.[EKS03] vorgestellt. Dort wird vorausgesetzt, dass der zu trans-
formierende Graph in SSA-Form vorliegt und alle Muster Baume sind. Die Muster
werden durch eine Baumgrammatik beschrieben. Eine Schwiche im PBQP-Losungs-
algorithmus, wie er von Scholz implementiert wurde, fiihrt dazu, dass die Heuris-
tik durch ungeschickte Auswahl das Losen einer ehemals losbaren PBQP-Instanz
unmoglich machen kann.

In Abbildung 3.2 ist ein Szenario zu sehen, in dem der Losungsalgorithmus durch
ein entsprechendes Kostenmodell dazu gebracht werden kann, die falsche Entschei-
dung zu treffen. Die Heuristik wahlt fiir den markierte Add-Knoten im ersten Schritt
aus, diesen durch ein ia32_Add-Knoten zu ersetzen, der alle Konstanten, insbeson-
dere den Scale-Knoten, integriert. An den anderen Knoten miissen fiir eine kon-
sistente Auswahl nun entsprechende Alternativen ausgewahlt werden. Durch zwei
weitere einfache Reduktionen kénnen anschliefend auch der Load- und der zweite
Add-Knoten entfernt werden. Nun ist zum zweiten Mal eine heuristische Reduktion
notwendig und zwar am Scale-Knoten. Es kann die Alternative ausgewahlt werden,
die Konstante durch einen Befehl zu ersetzen und nicht in einen komplexen Befehl zu
integrieren, was inkonsistent zur ersten Auswahl ist, aber der anliegende Shl-Knoten,
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]

Abbildung 3.1: Durch Aufspalten der ¢-Knoten kann ein SSA-Graph als DAG auf-
gefasst werden. Dadurch lasst sich der Kontext einer DAG-basierten
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3.5 Erweiterung des Ansatzes

Abbildung 3.2: Situation, in der die Heuristik versagt.

der von der Heuristik betrachtet wird, zeigt nicht die Unmoglichkeit dieser Auswahl.
Durch diese ungeschickte Auswahl sind nun im dritten Schritt die gewahlten Alter-
nativen an den Shl- und SymConst-Knoten inkompatibel und fiir die Kante zwischen
den beiden Knoten muss ein Matrix-Eintrag mit unendlichen Kosten ausgewahlt
werden. Somit konnte keine Losung der PBQP-Instanz gefunden werden.

Damit die Heuristik im zweiten Schritt keine inkompatible Auswahl treffen kann,
miissen im Shl-Kostenvektor die entsprechenden Positionen als ungiiltig gekennzeich-
net sein. Nach Anwendung einer heuristischen Reduktion enthélt der Kostenvektor
oo-Eintrage, die in die Kostenmatrix und rekursiv in anliegende Kostenvektoren
iibertragen werden miissen. Durch dieses erweiterte Verfahren hétte der Shl-Knoten
einen Kostenvektor erhalten, der eine inkompatible Entscheidung am Scale-Knoten
verhindert. Im Abschnitt 4.5 zeigen wir, dass mit unserem Algorithmus (siehe Ab-
schnitt 4.4) kein derartiges Problem auftreten kann.

3.5 Erweiterung des Ansatzes

Der Ansatz von Scholz wurde von Jakschitsch[Jak04] um verschiedene Aspekte erwei-
tert. Er stellt eine Modellierung von Rematerialisierung vor und zeigt eine Moglich-
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keit zur Reduzierung der Alternativen. Auflerdem erweitert Jakschitsch die Baum-
muster zu DAGs und betrachtet Knoten mit mehreren Ergebnissen.

Rematerialisierung Einen Knoten zu rematerialisieren bedeutet fiir den Aufbau des

PBQP, dass mehrere Alternativen gleichzeitig ausgewéhlt werden kénnen. Dies
wird durch Potenzmengenbildung der urspriinglichen Alternativen erreicht. So-
mit ist fiir alle Kombinationen der urspriinglichen Alternativen eine neue Al-
ternative vorhanden. Da dieses Vorgehen zu einer exponentiellen Anzahl an
Alternativen fiihrt, greifen wir das Thema bei der Komplexitdtsbetrachtung
in Abschnitt 4.7 nochmal auf.

Jakschitsch weifit darauf hin, dass bestimmte Alternativen von der Rema-
terialisierung ausgeschlossen werden miissen, da sich sonst die Semantik des
Programms verandert. Diese Alternativen miissen identifiziert und bei der Po-
tenzmengenbildung ausgelassen werden. Zusatzlich konnen einige ungiiltige Er-
setzungen bereits durch Negativbedingungen bei der Mustersuche vermieden
werden. So darf ein volatiler Load-Knoten in einem Adressierungspfad kei-
nen zweiten Verwender besitzen. Hatte der Knoten einen zweiten Verwender,
miisste fiir diesen die Lade-Operation rematerialisiert, also wiederholt, wer-
den. Diese Wiederholung widerspricht allerdings der Semantik einer volatilen
Lade-Operation.

Reduktion der Alternativen Verschiedene Ersetzungsregeln suchen nach gleichen

Teilmustern (oft Adressberechnung). Jakschitsch identifiziert diese Gleichheit
bei der Regelgenerierung und erzeugt eine Tabelle, um diese Information zur
Laufzeit des Ubersetzers abrufen zu kénnen. So kann festgestellt werden, dass
selbst unterschiedliche Operationen, also unterschiedliche Mustergraphen, glei-
che Untergraphen besitzen. Fiir die Mustersuche kann somit fiir die gemein-
samen Untergraphen eine gemeinsame Suchroutine genutzt werden, was eine
mogliche Optimierung fiir die Mustersuche darstellt. Fiir die entstehenden Al-
ternativen an Ersetzungen konnen diese dquivalenten Teilgraphen zusammen-
gefasst werden und die Zahl der Alternativen schrumpft. Bei der Abbildung auf
PBQP entstehen so kleinere Kostenvektoren, was der Laufzeit zugute kommt.

Mehrfachergebnisse und DAGs treten auf, wenn die Zielarchitektur Befehle bereit-
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stellt, die mehrere Ergebnisse auf einmal erzeugen. Das Muster eines solchen
Befehles hat so viele Wurzeln, wie der Befehl Ergebnisse. Das Problem von
Mehrfachergebnissen ist, dass bei der Abbildung auf PBQP die Konsistenz
durch entsprechende FEintrdge in den Kostenmatrizen sichergestellt werden
muss. Bei der Losung des PBQP darf es nicht moglich sein, an einer Wurzel
eine Alternative auszuwéahlen, die mit der Auswahl an einer anderen Wurzel
inkompatibel ist.

Ein besonderes Problem, das bei Jakschitsch offen bleibt, kommt bei der in Ab-
bildung 3.3 dargestellten Ersetzung durch einen ia32_Add-Knoten mit Adress-
berechnung vor. Der zugehorige Befehl 1adt einen Wert aus dem Speicher und



3.6 Befehle mit mehreren Ergebnissen

Abbildung 3.3: Gefahr der Zyklenbildung in DAGs.

hat als Ergebnis sowohl den geladenen Wert addiert mit einem Register, als
auch den modifizierten Speicherzustand. Es kann durch Speicherabhéngigkei-
ten zu Zyklen kommen, die keine giiltige Befehlsanordnung mehr zulassen. Die-
se Problematik ist nicht innerhalb einer PBQP-Instanz formulierbar und Jak-
schitsch schlagt eine zusatzliche Validierungskomponente vor. Unsere Imple-
mentierung integriert diese Validierung in die Mustersuche wie in Abschnitt 5.2
néher beschrieben.

3.6 Befehle mit mehreren Ergebnissen

Fiir DAG-Muster mit mehreren Wurzeln entwickelten Wiedermann et al.[Wie08,
EBST08] einen erweiterten Algorithmus zum Aufbau des PBQP. Durch die Un-
terstiitzung mehrerer Wurzeln kann es zu unerwiinschter Zyklenbildung kommen.

Dieses Problem ist einfach zu verdeutlichen, wenn man Speicheroperationen mit
Postinkrement bedenkt, die beispielsweise vom ARM?>-Befehlssatz angeboten wer-
den. In Abbildung 3.4 ist die Problematik dargestellt. Im oberen Teil ist die Erset-
zungsregel angegeben und darunter ein Programmgraph, an dem die Ersetzungsre-
gel zweimal angewendet wird. Durch die zweite Ersetzung bildet sich eine zyklische

Abhéngigkeit, die es unmoglich macht, ein giiltiges Programm zu erzeugen, obwohl
jede Ersetzung fiir sich korrekt ist.

3Acorn Risc Architecture, inzwischen nicht mehr Eigentum von Acorn, sondern von der gleich-

namigen Firma ARM (Advanced RISC Machines Ltd.). Verbreitet im Bereich eingebetteter
Systeme.
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e

Store+Inc Store+Inc

Abbildung 3.4: Problematik bei Speicheroperationen mit Postinkrement.

Wiedermann et al. 16sen dieses Problem, indem sie weitere Knoten fiir Muster mit
mehreren Wurzeln einfiigen. Durch co-Eintrage zwischen diesen neuen Knoten wird
verhindert, dass eine solche ungiiltigen Auswahl wie im obigen Beispiel ausgewahlt
wird. Es ist noch offen, ob der erweiterte Konstruktionsalgorithmus von Wiedermann

eine giiltige Losung garantieren kann.
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3.7 Graphersetzung im Ubersetzerbau

Ein Graphersetzungssystem im Ubersetzerbau anzuwenden wurde von Batz[Bat05]
untersucht und mit LIBFIRM und GRGEN implementiert. Die Motivation bestand
darin, Transformationen der Optimierungsphase des Ubersetzers durch deklarative
Graphersetzung auszudriicken.

Zur Mustersuche wird ein Suchplan erzeugt, der den Suchalgorithmus steuert. Dieser
Suchplan wird durch ein Kostenmodell und das Einbeziehen von Informationen iiber
den Arbeitsgraphen optimiert, wodurch eine gute Skalierbarkeit der Mustersuche
erreicht wird.

Wir benutzen in unserer Implementierung diese Integration des Graphersetzungs-
werkzeugs GRGEN in den Ubersetzer LIBFIRM und erhalten dadurch praktisch li-
neare Laufzeit der Mustersuche und -ersetzung. Das rithrt daher, dass Knoten in
FirM-Programmgraphen einen recht geringen durchschnittlichen Knotengrad besit-
zen. Auch die vollstéandige Typisierung des Programmgraphen vereinfacht die Suche,
da potentielle Fundorte schnell eingrenzbar sind.

3.8 Automatische Regelgewinnung

Schosser[Sch07] zeigt beispielhaft, dass Befehlsauswahl mittels PBQP auch reichhal-
tige Befehle unterstiitzt, wie sie beispielsweise im SSE-Befehlssatz vorhanden sind.
Er gewinnt die Ersetzungsregeln aus einer Spezifikation, die C-Syntax benutzt um
die Muster darzustellen. Dieser Quellcode wird von einem C-Ubersetzern verarbei-
tet, aus dessen Zwischensprache an der Stelle die Befehlsauswahl die Muster und
Ersetzungen extrahiert werden. Da die extrahierten Muster Hunderte von Knoten
enthalten konnen, wére ein erheblicher Aufwand, diese manuell zu spezifizieren. Da
die Graphmuster nicht direkt angegeben, sondern vom Ubersetzer aus entsprechen-
dem C-Code generiert werden, bietet dieses Verfahren eine sehr einfache Moglichkeit
an SIMD-Befehle zu spezifizieren.

Da die Mustergraphen oftmals mehrere Wurzeln besitzen, ist die in Abschnitt 3.6 an-
gesprochene Erweiterung der PBQP-Befehlsauswahl eine notwendige Voraussetzung
fiir die Unterstiitzung reichhaltiger Befehle. Zusatzlich wird ein ausgefeiltes Kosten-
modell bené6tigt, um ggf. benotigte Kopieroperationen durch Kosten in den Matrix-
Eintragen zu modellieren. Aufgrund dieser umfangreichen Erweiterungen wurde die
Unterstiitzung von reichhaltigen Befehlen in dieser Arbeit ausgelassen.
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In diesem Kapitel stellen wir eine Formalisierung vor, die Uberdeckungen von Pro-
grammgraphen durch Mustergraphen modelliert. Diese Uberdeckungen werden mit
Hilfe eines Kostenmodells auf PBQP abgebildet. Durch Losen des PBQP wird eine
Uberdeckung gefunden, welche gleichzeitig eine Auswahl von Ersetzungsregeln dar-
stellt, die Zwischensprachoperationen in Befehle der Zielarchitektur transformieren.
Weiter zeigen wir, welche Voraussetzungen bei Aufbau und Losung des PBQP hin-
reichend sind, um eine korrekte Losung zu garantieren. Schlussendlich betrachten
wir die Laufzeiten verschiedener Varianten des PBQP-Aufbaus.

4.1 Formalisierung

Wie wir in Kapitel 3 beschrieben haben, arbeiten klassische Verfahren der Befehls-
auswahl mit Baummustern. Fiir Graphmuster ist bisher kein formales Modell zur
Uberdeckung von Programmgraphen bekannt, welches fiir einen Beweis der Losungs-
garantie verwendbar wére. Als Vorbereitung auf die folgenden Abschnitte fithren wir
deshalb eine Kategorie Graph ein, die sowohl die expliziten Abhéngigkeitsgraphen
als auch die Mustergraphen umfasst, wobei in Mustergraphen Knoten ohne Typ
zuléssig sind. Dies ermoglicht es uns, den Aufbau der PBQP-Instanzen auf eine
Mustergraph-orientierte Art zu formalisieren und somit den Grundstein fiir den oben
angesprochenen Beweis zu legen.

Definition 3 (Graph). Ein Graph ist ein 6-Tupel G = (Viz, Eg, src, tgt, pos, typ),
dabei ist

o Vg eine endliche Menge von Knoten

o Fg eine endliche Menge von Kanten

o src: Eg — Vg eine Abbildung, die jeder Kante ihren Quellknoten zuordnet
o tgt : Fg — Vi eine Abbildung, die jeder Kante ihren Zielknoten zuordnet
o pos : Fg — Ny eine Abbildung, die jeder Kante ihre Position zuordnet

o typ : Vg — Y pag eine partielle Typisierung der Knoten

Fiir einen untypisierten Knoten v schreiben wir typ(v) =L. Jeder Typ t € Ygaq
besitzt einen festen Ausgangsgrad deg(t) € Ny. Ebenso ordnen wir jedem Knoten v

38



4.1 Formalisierung

einen Ausgangsgrad deg(v) = |{e € E¢ | src(e) = v}| zu, der mit dem Ausgangsgrad
des zugehorigen Typs tibereinstimmen muss:

typ(v) # L= deg(v) = deg(typ(v)).
Weiter stellen wir zwei zusatzliche Forderungen an die Position einer Kante e € Eg:

0 < pos(e) < deg(src(e))
Ve' € Eg :sre(e) = sre(e’) Apos(e) = pos(e) = e = ¢

Definition 4 (Morphismen von Graphen). Ein Morphismus f : G — G’ ist ein
Paar (fv, fg) von Abbildungen fy : Vg — Vi und fp : Eq — Eg mit

fv(sre(e)) = sre(fr(e))
fvitgt(e)) = tet(frle))
deg(v) = deg(fv(v))
pos(e) = pos(fi(e))
typ(v) #L = typ(v) = typ(fv (v)).

Lemma 3. Die Klasse aller Graphen bildet zusammen mit den Morphismen von
Graphen eine Kategorie Graph.

Beweis: Seien f: G — G’ und g : G’ — G” zwei Morphismen. Wir wollen zeigen,
dass auch die Komposition go f = (gy o fv,g9r o fr) ein Morphismus ist. Es gilt

gv o fv(sre(e)) = gv(fv(src(e)))
= gy (sre(fe(e))
)

)
(9e(fE(e)))
(g9E o fE(e))

= Src

w0

rc
und analog gy o fy(tgt(e)) = tgt(gr o fr(e)). Weiter ist

deg(v) = deg(fv(v))
= deg(gv(fv(v)))
= deg(gyv o fv(v))

und auf analoge Weise folgen auch die verbleibenden Bedingungen an einen Mor-
phismus. Die Assoziativitdt der Komposition von Morphismen folgt direkt aus der
Assoziativitdt von Abbildungen. Sei h ein Morphismus mit dom(h) = G”, dann gilt

(hog)of = ((hvogv)o fv,(hgogEr)o fE)
(hy o (gv o fv),heo(9e o fE))
= ho(gof).
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Abschlieflend zeigen wir die Existenz eines Identitatsmorphismus fiir einen beliebigen
Graph G. Seien f, g zwei Morphismen mit cod(f) = G und dom(g) = G, dann erfiillt
idg = (idy,idg) die Bedingungen eines Identitédtsmorphismus:

idgrof = (idy o fy,idg o fg)

(fv, fe)
= f

goidgr = (gvoidy,ggoidg)
= (gVagE)

O]

Mit diesem Wissen konnen wir nun Isomorphie von Graphen definieren, welche wir
unter anderem in Definition 15 nutzen werden.

Definition 5 (Isomorphismen von Graphen). Ein Morphismus f : G — G’ heifit
Isomorphismus, wenn ein Morphismus ¢g : G’ — G existiert, fiir den gilt:

fog = ide
gof = idg.

Definition 6 (Isomorphie von Graphen). Zwei Graphen G und G’ sind isomorph
G = @', wenn ein Isomorphismus f : G — G’ existiert.

Wie bereits erwahnt, vereinigt die Kategorie Graph die gemeinsamen Eigenschaf-
ten von expliziten Abhangigkeitsgraphen und Mustergraphen. Wir wollen nun die
spezifischen Eigenschaften der beiden Graphklassen herausstellen.

Definition 7 (vollstdndig typisierter Graph). Ein Graph G heifit vollstindig ty-
pisiert, wenn fiir jeden Knoten v € Vg gilt:

typ(v) #L .

Definition 8 (Pfad). Sei G ein Graph. Ein Pfad in G ist eine Folge p = (eq, ..., e,)
von Kanten e; € Eg mit tgt(e;) = src(e;t1). Dabei bezeichnet |p| = n die Lange
des Pfades p. Weiter seien src(p) = src(ep) und tgt(p) = tgt(e,) die Quell- bzw.
Zielknoten von p. Besitzt p die Lange 0, so sei src(p) = tgt(p) € V.

Definition 9 (Azyklischer Graph). Ein Graph G heifit azyklisch, wenn jeder Pfad
von v € Vg nach v die Lange 0 besitzt.

Definition 10 (Programmgraph). Ein Programmgraph G ist ein vollstandig ty-
pisierter, azyklischer Graph.
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Die meisten FirM-Programmgraphen sind zyklisch, allerdings kann im Rahmen der
Befehlsauswahl von einem azyklischen Programmgraphen ausgegangen werden, da
Phi-Knoten entsprechend Abbildung 3.1 aufgespalten werden. Durch diese Betrach-
tungsweise sind FIRM-Graphen azyklisch und damit Programmgraphen im Sinne der
Definition.

Definition 11 (Gewurzelter Graph). Ein Graph G heifit gewurzelt, wenn ein
Knoten v € Vg existiert, so dass es fiir alle Knoten v’ € Vg einen Pfad von v nach
v gibt.

FirM-Programmgraphen sind zwar nicht gewurzelt, aber fiir die Mustergraphen wol-
len wir diese Eigenschaft fordern. Dies ist keine Einschréinkung der Formalisierung
durch Graphmorphismen, aber die betrachteten Ersetzungsregeln beinhalten nur ge-
wurzelte Muster. Daraus folgen fiir Mustergraphen direkt zwei weitere Eigenschaf-
ten:

Korollar 1. Jeder azyklische, gewurzelte Graph G besitzt eine eindeutige Wurzel

rt(G).
Korollar 2. Jeder gewurzelte Graph ist schwach zusammenhdngend.

Definition 12 (Mustergraph). Ein Mustergraph M ist ein gewurzelter azyklischer
Graph mit
typ(rt(M)) #L
typ(v) =L= deg(v) =0

fur alle Knoten v € V).

Im Gegensatz zu Programmgraphen sind Mustergraphen nicht vollstandig typisiert.
Ein Typ wird nur fiir den Wurzelknoten gefordert. Ein Knoten ohne Typ muss
allerdings Knotengrad 0 besitzen, also ein Blattknoten sein.

Unsere Formalisierung von Mustergraphen umfasst somit Baummuster[EKS03], aber
keine Muster mit mehreren Wurzeln[EBS™08, Jak04] und lasst sich somit zwischen
den bestehenden Ansétzen einordnen. Eine Unterklasse der Mustergraphen stellen
die ,,unzerteilbaren“ oder atomaren Mustergraphen dar.

\ /

Definition 13 (Atomare Mustergraphen). Ein Mustergraph M heifit atomar, wenn
fiir alle Knoten v € Vy; gilt

[ L L]

v#rt(M) = typ(v) =L.
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Nichtatomare, also komplexere, Mustergraphen besitzen oft gleiche Teilmuster, die
sich im Programmgraphen iiberlappen kénnen. Abbildung 4.1 zeigt eine Adressbe-
rechnung, die von mehreren Operationen genutzt werden kann. Fiir den Store- und
den Load-Knoten existieren Uberdeckungen die sich in dem markierten Muster tiber-
schneiden. Die gemeinsamen Teilmuster sollen als &dquivalent erkannt und in einem
Vektor-Eintrag des PBQP zusammengefasst werden. Die Wurzelknoten sind dabei
explizit nicht aquivalent, da sie einen eigenen Vektor-Eintrag erhalten sollen.

Abbildung 4.1: DAG mit markiertem Knoten und dessen aufgespanntem Graph.

Definition 14 (Aufgespannter Graph). Sei G ein Graph und v € Vi ein Knoten.
Sei weiter
V(v) = {v' € Vg | es existiert ein Pfad von v nach v’}

die Menge der von v erreichbaren Knoten. Der von v aufgespannte Graph G(v)
ist der von V' (v) induzierte Untergraph.

Uber das Konzept der aufgespannten Graphen konnen wir Knoten verschiedener
Muster in Relation setzen, um Uberlappung von Mustern formal fassen zu kénnen.
Wurzelknoten nehmen wir explizit aus dieser Relation, abgesehen davon, dass ein
Knoten dquivalent zu sich selbst ist.

Definition 15 (Aquivalenz von Musterknoten). Sei (M;);cs eine Familie von Mus-
tergraphen mit v; € Vjy, und v; € VMj. Durch

Vv VU = v =05V (G(Uz) = G(’Uj) A I"t(Mi) Z£ v A I‘t(Mj) #* Uj)

erhalten wir eine Aquivalenzrelation auf Uier Vas,-

Bisher stehen die Mustergraphen in keiner Beziehung zum Programmgraph. Diese
Verbindung soll durch den Begriff der ,,Uberdeckung® geschaffen werden, den wir
erst fiir einzelne Knoten und anschliefend fiir den ganzen Programmgraph definieren.
Fir die Uberdeckung eines Knotens ist zu beachten, dass durch Uberlappung von
Mustern ein Knoten von mehreren Mustern gleichzeitig iiberdeckt werden kann.
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4.1 Formalisierung

Definition 16 (Uberdeckung eines Knotens). Eine Uberdeckung U, eines Kno-
tens v € Vg eines azyklischen Graphen G durch eine Menge von Mustergraphen M
ist eine nichtleere Menge von Paaren

(Miyl/i)-

Dabei seien M; € M und ¢; : M; — G injektive Morphismen. Fiir jedes Paar fordern
wir die Existenz eines Urbilds von v mit gleichem Typ:

Vi v € cod(;) A typ(¢; 1 (v)) = typ(v), (4.1)

wobei zwei undefinierte Typen als gleich betrachtet werden. Weiter gelte fiir alle
Paare ¢;, ¢ mit ¢;(v;) = v und ¢j(v;) = v:

V; ~ ’Uj. (4'2)

Zur Illustration betrachten wir Abbildung 4.2, in der ein Programmgraph und zwei
Mustergraphen M4 und Mp gegeben sind. Im Sinne der obigen Definition wird
die Uberdeckung {(Ma,t4),(Mp,tp)} des Shl- bzw. des Const-Knotens illustriert.
Diese Knoten besitzen zwei Urbilder, da sie von zwei Mustern gleichzeitig tiberdeckt
werden.

Mustergraph M4 Programmgraph Mustergraph Mp
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Abbildung 4.2: Uberdeckung von Knoten durch Muster.

Sowohl die beiden Const-Knoten als auch die Shl-Knoten der Muster sind aquiva-
lent, da die durch sie aufgespannten Teilmuster der beiden Mustergraphen isomorph
sind. Der Add-Knoten dagegen ist in M4 ein Wurzelknoten, kann deswegen nach
Definition 15 nicht dquivalent zum Add-Knoten aus Mp sein, der keine Wurzel ist,
und verletzt deshalb Gleichung 4.2.
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4 Theoretische Betrachtung

Definition 17 (Uberdeckung eines Graphen). Eine Menge Ug von Paaren (M;, ;)
heiffit Uberdeckung eines azyklischen Graphen G, wenn fiir jeden Knoten v € Vg
die Menge

Uy = {(M,1) € Ug | v € cod(t) A typ(t ™" (v)) = typ(v)}
eine Uberdeckung von v ist. Weiter fordern wir fiir alle Knoten v € Vi:

(typ(v) #L AJi: v € cod(;) Atyp(s; H(v)) =L) = Fj : ¢j(rt(M;)) = v. (4.3)

Die Forderung in Gleichung 4.3 driickt aus, dass jeder Knoten, auf den ein typlo-
ser Blattknoten eines Musters abgebildet wird, auch von einem Wurzelknoten eines
anderen Musters iiberdeckt werden muss. Umgekehr bedeutet das, wenn ein Wur-
zelknoten w auf einen Knoten v abgebildet wird, dann miissen andere Knoten u, die
ebenfalls aus v abgebildet werden von undefiniertem Typ sein.

Als Beispiel betrachten wir noch einmal Abbildung 4.2, wo die beiden Mustergraphen
M4 und Mg nicht beide Teil einer Uberdeckung des Programmgraphen sein kénnen.
In Definition 17 wird fir v = Add gefordert, dass U, = {(Ma,ta), (Mp,tB)} eine
Uberdeckung des Add-Knotens bildet, was wie bereits erwéhnt im Widerspruch zu
Gleichung 4.2 steht.

4.2 Aufbau des PBQP

In diesem Abschnitt konstruieren wir aus einem Programmgraph G und einer Mus-
termenge M eine PBQP-Instanz P = ma(G). Zu unserem Programmgraphen G
muss zundchst ein PBQP-Graph (Vp, Ep) konstruiert werden:

Vp = Vg
Ep = {(src(e),tgt(e)) | e € Eg}.

Da unsere Programmgraphen azyklisch sind, existiert eine Totalordnung von Vp mit
src(e) < tgt(e) fiir alle Kanten e € Eg und (Vp, Ep) erfiillt somit die Forderun-
gen eines PBQP-Graphen. Wahrend ein Programmgraph mehrere Kanten mit glei-
chem Quell- und Zielknoten enthalten kann, werden diese Kanten im PBQP-Graph
zusammengefasst um den Knotengrad zu reduzieren. Knoten dagegen werden 1:1
abgebildet.

Zur Formulierung des PBQP gilt es auflerdem fiir jeden Knoten einen Vektor an
Alternativen mit verschiedenen Kosten zu erstellen, wobei dquivalente Musterteile
zu jeweils einer Alternative zusammengefasst werden. Zu jeder Uberdeckung Uel,
eines Knotens v konstruieren wir eine Alternative

Ay = U (M) eU | I(M,0) €U v (v) ~ /7 Hw)}
U’'el,

44



4.2 Aufbau des PBQP

und erhalten somit die Menge

Ay = U {AU}

Ueld,

aller Alternativen des Knotens v, die auch als Partition der Elemente aller Uberde-
ckungen aus U, aufgefasst werden kann. Jede Alternative besitzt endliche Kosten, die
durch ein Kostenmodell und/oder eine Spezifikation geliefert werden. Diese Kosten
werden dem Wurzelknoten des Musters zugeschrieben, da dieser nach Definition 15
zu keinem anderen Knoten dquivalent ist. Alle anderen Knoten des Musters haben
Kosten 0.

Zur Definition der Kostenmatrizen fixieren wir ein Element (M, ¢,,) der Alternative
A, des Quellknotens v und ein Element (M,, t,,) der Alternative A, des Zielknotens
v. Der zugehorige Eintrag der Matrix ergibt sich zu

0o typ(iy, ' (v) =L Avyt(v) # rt(M,)
c(Au, Ay) = § 00 typ(ey ' (v) #L Ayt (v) 17 (v) (4.4)

0 sonst

Der erste Fall behandelt Mustergrenzen. Der zweite Fall sorgt fiir Konsistenz inner-
halb eines Musters, so dass alle oder kein Knoten eines Musters ersetzt werden. In
Abbildung 4.3 ist ein grafisches Beispiel gegeben. Im oberen Teil sind drei Muster ge-
geben, die den Programmgraphen darunter iberdecken sollen. Der Programmgraph
enthélt einen leeren Knoten, den wir fiir dieses Beispiel ignorieren werden. Das Add-
Muster werde zweimal als Urbild benutzt, die Add+Const- und Const-Muster jeweils
einmal. Die Uberdeckung ist der Ubersichtlichkeit halber als Schraffur dargestellt,
statt wie in Abbildung 4.2 als Pfeile. Die Kosten der einzelnen Muster sind extern
gegeben und in den Kostenvektoren eingetragen. Betrachten wir nun die Kostenma-
trix. Die beiden oo Eintrage der zweiten Spalte stammen aus dem ersten Fall, denn
das Add-Muster verlangt eine Wurzelalternative an diesem Knoten. Der co Eintrag
in der ersten Spalte stammt aus dem zweiten Fall, denn eine Wurzelalternative ist
nicht kompatibel mit dem Add+Const-Muster. Es wird sichergestellt, dass in einer
gliltigen PBQP-Auswahl dieses Muster entweder an beiden oder an keinem Knoten
ausgewahlt wird.

PBQP-Instanzen, die nach dieser Methode aus FIRM-Programmgraphen konstruiert
werden, bilden eine Unterklasse des PBQP, die wir als ,,PBQP einer Befehlsauswahl*
kurz PB bezeichnen wollen. An dieser Stelle wollen wir einige wichtige Eigenschaften
der PB-Instanzen festhalten.

Lemma 4. Sei G ein Programmgraph, M eine Mustermenge und P = mwa(G) die
zugehdrige PB-Instanz. Weiter sei v € Vp ein Knoten und A, eine Alternativen von
v. Fiir jedes Paar von Elementen (M, 1) € A, und (M',(') € A, gilt .= (v) ~ /7 1(v).
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Abbildung 4.3: Abbildung einer Befehlsauswahl auf PBQP.

Beweis: Sei U € U, eine Uberdeckung mit Ay = A,. Wegen Gleichung 4.2 gilt die
Behauptung fiir alle Alternativen (M,,t,) € U und (M,,,) € U. Nach Definition
von Ay existieren Elemente (M,, t,,), (M}, 1) € U mit 1~ (v) ~ ¢} (v) und /=1 (v) ~

v YU
! (v). Aus der Transitivitit von ~ folgt somit :~1(v) ~ /7L (v). O

Lemma 5. Sei G ein Programmgraph, M eine Mustermenge und P = ma(G) die
zugehorige PB-Instanz. Weiter seiv € Vp ein Knoten und A, # Al zwei verschiede-
ne Alternativen von v. Fir jedes Paar von Elementen (M,1) € A, und (M',/) € A,
der beiden Alternativen gilt 1= (v) » /=1 (v).

Beweis: Wir nehmen das Gegenteil an, d.h. es existieren zwei Elemente (M, ) € A,
und (M',) € Al mit t=(v) ~ /~!(v). Mit Lemma 4 und der Transitivitit von ~
folgt 1,1 (v) ~ 171 (v) fiir alle Elemente (M,,1,) € A, und (M/,.)) € A!. Dies ist
allerdings dquivalent zu A, = A! und steht somit im Widerspruch zur Annahme. [
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4.2 Aufbau des PBQP

4.2.1 Beispiel

Als Beispiel sei der Ausschnitt eines Programmgraphen in Abbildung 4.4 gegeben,
der zwei Ladeoperationen von derselben Adresse zeigt. Die zusatzlichen Kanten oh-

Phi Const

L
VRN

/‘T‘\ T'\

Abbildung 4.4: Ausschnitt eines Programmgraphen.

ne Quellknoten kennzeichnen ["Ibergénge zum Rest des Programmgraphen. Fiir den
Aufbau des PB sind diese Kanten zu ignorieren, aber wir werden diesen Beispiel-
graphen auch zur Demonstration des Losungsalgorithmus verwenden und dort sind
diese Kanten notwendig. In Abbildung 4.5 ist eine Mustermenge abgebildet, mit
der eine Uberdeckung des Programmgraphen gefunden werden soll. Die untere Zeile

| L\| |/
dd Add | L

Load Add

LAC (Load+Add+Const) LA (Load+Add) AC (Add+Const)

| 1 |Const| L |

| Const |

1
i

L]

Abbildung 4.5: Mustermenge.
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zeigt atomare Muster fiir Const-, Phi-, Load- und Add-Knoten. Dariiber sind kom-
plexere Muster fir Lade- und Addieroperationen zu sehen. Alle diese Muster lassen
sich in der TA-32 Architektur durch einen Maschinenbefehl ausdriicken.

P C, AC, LACy, LAC;

IR ST

A, AC, LA, LACy, LA,, LAC,

/N

Li, LA;, LAC; | Load Ly, LAy, LAC,

/‘T'\ T'\

Abbildung 4.6: Programmgraph aus Abbildung 4.4 mit gefundenen Mustern.

Abbildung 4.6 zeigt, wie die Muster im Programmgraphen gefunden wurden. Neben
jedem Knoten ist das Muster annotiert, als dessen Teil der Knoten identifiziert wur-
de. Diese Schreibweise ist nicht eindeutig, aber fiir dieses Beispiel ausreichend. Die
Muster L, LA und LAC wurden je zweimal gefunden und deswegen mit Indizes mar-
kiert. Das atomare Muster C ist nur am Const-Knoten eingetragen, da das Muster
nur aus einem Knoten besteht. Das Muster LAC umfasst drei Knoten, da untypisier-
te Knoten nicht mitgerechnet werden. Die drei Knoten der ersten Fundstelle dieses
Musters wurden alle mit LAC; annotiert. Der Add-Knoten wird als Teil von sechs
verschiedenen Mustern gefunden und besitzt somit die meisten vermerkten Funde.

Um nun den in Abbildung 4.7 gezeigten PB-Graphen zu konstruieren, werden die
Knoten und Kanten aus dem Programmgraphen ibernommen. Weiter werden die an-
notierten Funde zu Alternativen zusammengefasst und zu jeder Alternative existiert
ein Eintrag im Kostenvektor des entsprechenden Knotens. Im Add-Knoten wurden
die beiden Funde von LA und LAC jeweils zu einer Alternative zusammengefasst, da
die aufgespannten Graphen isomorph sind. Genauso bilden am Const-Knoten die AC
und LAC eine Alternative. Die Kostenmatrizen wurden entsprechend der Vorschrift
in Gleichung 4.4 mit 0 beziehungsweise oo belegt. Die Kante zum Phi-Knoten kann
direkt wieder entfernt werden, da sie unabhéngig ist und keine Einschrénkung auf-
weist. Da der Phi-Knoten nur eine Alternative besitzt, kann auch er sofort entfernt
werden.
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C
<AC, LACY, LACQ)

A
AC

LA, LA,

LAC;, LAC,

0 O 00 00
00 00 0 o
00 00 oo 0
L1 L2
LA, LA,
LAC, LAC,

Abbildung 4.7: PB-Graph konstruiert aus Abbildung 4.6.

4.3 Kostenmodell

Das Losen eines PBQP geschieht unter dem Gesichtspunkt der Kostenminimierung.
Wahrend die co-Eintrage der Kostenmatrizen Korrektheit im Sinne der Befehlsse-
mantik sicherstellen und somit festgelegt sind, konnen die Vektor-Eintrége beliebige
endliche Kosten annehmen. Dabei bietet es sich an, fiir jedes Muster feste Grund-
kosten zu vergeben, die abhéngig von der Struktur des Programmgraphs angepasst
werden, um eine effizientere Befehlsauswahl zu treffen.

Man bedenke folgendes Szenario: Eine Adressberechnung besitzt 31 Load-Verwender,
von denen 30 in einem gemeinsamen Grundblock angeordnet sind. Es ware nun sinn-
voll, dass der einsame 31te Verwender die Adressberechnung in sich , hineinfrisst*,
wéhrend fiir die anderen Verwender die Adresse einmal ausgerechnet und anschlie-
Bend gemeinsam verwendet wird.

Es ist schwer, allgemein giiltige Regeln fiir eine ,,gute“ Befehlsauswahl aufzustellen,
da sich auf modernen Rechnern die Laufzeiten einzelner Befehle nicht mehr vorher-
sagen lassen. Auch sind die Ansichten tiber ,,gut® nicht eindeutig. In manchen Féllen
ist die minimale Codegrofie wichtiger, in anderen Féllen die Ausfilhrungsgeschwin-
digkeit. Mogliche Optimierungsziele sind:
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Minimale Befehlsanzahl Fiir Zielarchitekturen, die komplexere Befehle anbieten ist

es haufig sinnvoll moglichst komplexe und grofle Muster auszuwahlen, da so vie-
le Operationen zusammengefasst und mogliche Optimierungen des Prozessors
genutzt werden koénnen. Zum Beispiel bieten viele Architekturen eine Vielzahl
an Moglichkeiten, die Adressberechnung in Operationen hineinzuziehen.

Minimale Befehlslange Meist konkurrierend zum ersten Punkt ist die Befehlsléange.

Falls eine Architektur variable Befehlsldnge anbietet, kann eine Minimierung
der Befehlslinge dazu fiihren, dass gerade kritische, innere Schleifen kiirzer
werden und dann beispielsweise komplett in eine Zeile des schnellen Zwischen-
speichers' passen. Da ein Fehlzugriff in den schnellen Zwischenspeicher einen
relativ langsamen Zugriff auf den Hauptspeicher nach sich zieht, kann diese
Optimierung durchaus Sinn haben.

Diese Optimierung steht allerdings im Konflikt mit der vorgehenden Minimie-
rung der Befehlszahl, denn meist sind komplexe Befehle ldnger als einfache.
Es ist also zu entscheiden, ob mehrere kurze Befehle oder ein langer Befehl zu
einem besseren Ergebnis fiihrt.

Minimaler Registerdruck Viele Prozessoren besitzen nur wenige allgemein verwend-

bare Register, und eine Verringerung des Registerdrucks kann sich gerade in
inneren Schleifen stark auf die Laufzeit auswirken. Eine Optimierung in diesem
Sinne ist allerdings nur schwer moglich, da die Befehle vor der Registerzutei-
lung und insbesondere auch vor der Befehlsanordnung ausgewéhlt werden. Zu
diesem Zeitpunkt sind noch keine konkreten Informationen vorhanden, um eine
sichere Entscheidung zu treffen.

Ist ein Knoten eines Grundblocks der letzte Verwender aller seiner Argumente
und wird von Knoten eines anderen Grundblocks konsumiert, so hat der fir
diesen Knoten ausgewihlte Befehl Einfluss auf den Registerdruck. In diesem
Fall ist eine Materialisierung, also das explizite Ersetzen des Knotens durch
einen Befehl, einer Konsumtion in einen komplexeren Befehl vorzuziehen, da
so nur ein Register fiir das Ergebnis bendtigt wird.

Minimale Registereinschrankungen Eine Befehlsauswahl, die Befehle mit weniger

Registereinschrankungen generiert, gibt der spateren Registerzuteilung mehr
Freiraum und somit mehr Moglichkeit zur Optimierung. Fiir TA-32 bedeutet
das zum Beispiel statt einer add-Operation eine lea-Operation zu verwenden.

Minimaler Stromverbrauch Im Bereich eingebetteter Systeme spielt der Stromver-

brauch oft eine wichtige Rolle. Ein Kostenmodell kann Befehle, die fiir iber-
durchschnittlichen Stromverbrauch bekannt sind, entsprechend abwerten.

lengl.: cache line
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4.4 Lésen eines PBQP

4.4 Losen eines PBQP

Dieser Abschnitt zeigt einen generellen Algorithmus zur Losung eines PBQP. Er
ist weitestgehend von Eckstein und Scholz[SE02] tibernommen. Allerdings ist die
Beschreibung des Algorithmus in deren Verdffentlichung abschnittsweise auf Regis-
terzuteilung ausgelegt. Diesen Teil haben wir entfernt und auflerdem die in Ab-
schnitt 3.4 beschriebene Schwéche behoben, die dazu fihrte, dass eine ungiiltige
Auswahl in einem Kostenvektor von der Heuristik nicht als solche erkannt wurde.

Das Losen eines PBQP geschieht in drei Phasen, wie in Abschnitt 2.4.3 bereits
beschrieben:

1. Der Graph wird reduziert, bis keine Kanten mehr vorhanden sind.
2. Ohne Kanten kann an jedem Knoten lokal das Minimum ausgewahlt werden.

3. Durch Riickwértspropagierung werden die im ersten Schritt entfernten Knoten
und Kanten wieder eingefiigt und Alternativen ausgewéhlt.

Der schwierige Teil ist das Finden eines guten Reduktionsalgorithmus. Das Finden
einer Losung eines PBQP ist ein NP-vollstdndiges Problem. Damit die Laufzeit
trotzdem akzeptabel bleibt, verwenden wir an bestimmten Stellen eine Heuristik.

Fiir den Algorithmus sei G(V, E) ein ungerichteter PBQP-Graph mit Kanten, wie
in Abschnitt 2.4 beschrieben. Das Ergebnis soll ein Auswahlvektor § sein, der jedem
Kostenvektor ¢, die ausgewahlte Alternativenposition s, zuordnet.

In Algorithmus 1 ist unsere modifizierte Reduktion zu sehen. Der Algorithmus be-
ginnt mit dem Aufruf von REDUCEGRAPH. Zuerst werden alle Knoten entsprechend
ihrem Knotengrad sortiert. Dann werden — solange wie moglich — einfache Reduk-
tionen (REDUCE1, REDUCE2) ausgefiihrt. Sobald keine Kanten mehr existieren, ist
die erste Phase abgeschlossen und die Reduktion beendet.

Tritt der Fall ein, dass keine einfache Reduktion mehr moglich ist, aber dennoch Kan-
ten vorhanden sind, muss die heuristische Reduktion REDUCEN verwendet werden.
Diese rechnet, auf direkte Nachbarn beschrankt, die Folgekosten fiir jede Auswahl
S aus und wihlt das Minimum. Aufgrund dieser Auswahl werden die Kostenvekto-
ren und -matrizen entsprechend angepasst und nun ungiiltige Eintrage entsprechend
markiert. Dieser Markierungsschritt ist unsere Erweiterung zu dem Algorithmus von
Scholz, da die RELAX-Prozedur ungiiltige Eintrage im ganzen PBQP-Graphen statt
nur an den anliegenden Matrizen markiert. Auflerdem werden in diesem Schritt
unabhéngige Kanten entfernt, wodurch in manchen Fillen weitere heuristische Re-
duktionen vermieden werden kénnen.
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Algorithmus 1 Reduktionen

1:
2
3
4:
5
6

© ® 3

10:
11:
12:

13:
14:
15:
16:
17:

18:
19:

procedure REDUCEL(z)

{y} — adj(z)
fori«—1...|¢,)| do

A1) «— min(Cyz(i,:) + ¢z)
Cy — Cy + A
PushVertex(x)

: procedure REDUCE2(z)

{92} — adj(z)
for i —1...|¢;| do
for j — 1...|¢;| do
a— Cyp(i,:) + Caz(:,7)
A(i, 7) <« min(@ + ¢5)
if (y,z) € E then
Cyr — Cy + A
else
add edge (y, z)
Cy. — A
normalize edge (y, z)
PushVertex(z)

20: procedure RELAX(x)

21:
22:
23:
24:
25:
26:
27:

28:
29:
30:
31:
32:
33:
34:
35:
36:

for all y € adj(x) do
for alli —0...|¢;| do
m «— min(Cypy(i,:))
ey (i) (i) +m
if m < oo then
a— Cyyli,:) —m
ny(i, D) —a

S —{i|0 <@ < |ég| A eg(i) = oo}

for all y € adj(x) do
for all i € S do
Cry(i,:) — X

normalize edge (z,y)

if (x,y) is independent then

remove edge (z,y)

if Cyy changed then
RELAX(y)

37: procedure REDUCEN(x)

38: fori—1...|¢;| do

39: ci) <0

40: for all y € adj(x) do
41: a— Cypy(i,:) + ¢y
42: ci) « i) + min(a@)
43: Sz Imin(C)

44: fori—1...|¢;| do

45: if ¢ # s, then

46: g (1) — 00

4T: RELAX(z)

48: PushVertex(z)

49: procedure REDUCEGRAPH

50: for all x € V do

51: RELAX(z)

592: insert = into bucket(deg(x))
53: normalize all edges

54: while vertices left do

55: if Jz € bucket(1) then

56: REDUCE1(x)

57: else if Jz € bucket(2) then
58: REDUCE2(x)

59: else

60: select vertex

61: REDUCEN(x)
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Jede Reduktion endet mit der Anweisung PushVertex(x), welche dafiir sorgt, dass
der Knoten aus dem Graphen entfernt und in einem Reduktionskeller gespeichert
wird. In der dritten Phase werden die Knoten von dort im Zuge der Riickwartspro-
pagation wieder in den Graphen eingefiigt. Dieses Vorgehen garantiert ein Termi-
nieren des Algorithmus, da in jedem Schritt der Graph um einen Knoten verkleinert
wird.

Lemma 6. Sei P eine PBQP-Instanz und v € Gp ein Knoten mit Kostenvektor .
Weiter sei € die durch die Alternative A, € A, ausgewdhlte Zeile bzw. Spalte der
Kostenmatrix einer inzidenten Kante. Dann gilt nach jeder Reduktion des Algorith-
mus

c(Ay) =0 & &= X.

Beweis: Da zu Beginn des Algorithmus fiir jeden Knoten die RELAX-Prozedur auf-
gerufen wird, gilt die Behauptung vor allen Reduktionen. R1- und R2-Reduktionen
machen keine Eintrége oder Kombinationen ungiiltig, also bleibt die Behauptung nur
fir RN-Reduktionen zu beweisen. Werde also REDUCEN (v) aufgerufen und ein Ein-
trag c(A,) = oo gesetzt. In REDUCEN (v) wird RELAX(v) aufgerufen und dadurch
gilt € = 0. Falls in RELAX(v) € = &0 gesetzt wurde, so war bereits ¢(4,) = oo
und fiir den anderen Endknoten v’ der Kante wird RELAX(v') aufgerufen, wodurch
auch ¢(A,r) = oo gilt. Durch die rekursiven Aufrufe von RELAX gilt die Behauptung
ebenfalls fiir v' und alle anderen Knoten. O

4.4.1 Beispiel

Wir wollen nun das Beispiel von Abbildung 4.7 weiterfiilhren, um die Losung des
PBQP durch Algorithmus 1 beziehungsweise REDUCEN zu demonstrieren. Der Pro-
grammgraph wurde so gewahlt, dass keine R1- oder R2-Reduktion moglich ist, wir
miissen also heuristisch reduzieren. Der Phi-Knoten wurde entfernt, da fiir eine Al-
ternative keine Auswahl nétig ist. Wir wahlen den Knoten 1, da dieser den hochsten
Knotengrad besitzt und maximal viele Kanten durch die Reduktion entfernt werden.
Wir haben keine Kosten vorgeschrieben. Sei LAC; die giinstigste Wahl fiir dieses
Beispiel, also i, (€) = 2, wobei 2 die Position von LAC; ist.

Nach dieser Auswahl wird REDUCEN alle anderen Kosten-Eintridge von Knoten 1
auf oo setzen. Unendliche Kosten fiir eine Alternative werden mit einem durchge-
strichenen Vektor-Eintrag markiert. Die anschlieend aufgerufene RELAX-Prozedur
addiert die Minima der Zeilen der anliegenden Kostenmatrizen in den Kostenvektor
von Knoten 1, allerdings sind in diesem Fall alle Minima Null. In einem zweiten
Schritt wird fiir jeden Eintrag im Kostenvektor ¢, (i) = oo die entsprechende Zeile
der anliegenden Kostenmatrizen zu ¢ gesetzt und RELAX auf dem Nachbarknoten
aufgerufen, also unter anderem auch auf Knoten 3. Das resultierende PBQP ist in
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C
AC, LAC,, LA02>

A
AC
LAq, LA,
LAC:, LACy
00 00 00 00 0 o0 ™
00 00 00 0 oo 0 o
oo oo oo 0 oo oo 0
Lt Lo
LA+ : LA

Abbildung 4.8: PB-Graph aus Abbildung 4.7 wéhrend des ersten heuristischen Re-
duktionsschritts nach dem ersten Durchlauf von RELAX.

Abbildung 4.8 abgebildet. Der rekursive Aufruf propagiert oo Eintrage iiber den Gra-
phen. Der RELAX-Aufruf am Nachbarknoten wird im ersten Schritt co als Minimum
feststellen und den Kostenvektor entsprechend einschrianken. Anschliefend werden
diese Eintrage auf die anliegenden Kostenmatrizen gerechnet und die Einschréankung
des Losungsraums verbreitet sich iiber den Graphen. Nach Ausfithrung von RELAX
wird der Knoten entfernt und der Graph sieht aus wie in Abbildung 4.9. Wie man
sieht, wurden auch die Knoten 2, 3 und 4 in ihren Alternativen eingeschrankt. Fiir
diesen Ausschnitt des Programmgraphen ist damit die Belegung festgelegt. Weitere
Reduktionen werden fiir Knoten 2 das LACy Muster auswéhlen, da diese als einzige
Alternative noch endliche Kosten hat.

4.5 Garantie einer giiltigen Losung

Dieser Abschnitt soll zeigen, dass durch die Verwendung eines PBQP-Losungspro-
gramms fiir gewisse Mustermengen M eine giiltige Befehlsauswahl garantiert werden
kann, selbst wenn heuristische Entscheidungen getroffen werden miissen. Dazu zeigen
wir zunachst, dass aus jeder Uberdeckung eines Programmgraphen G eine Losung
der zugehorigen PB-Instanz ma(G) konstruiert werden kann. Zur Veranschaulichung
des Beweises ist in Abbildung 4.10 ein iiberdeckter Programmgraph und die dazu-
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c
AC, LAC,, LAC,

Abbildung 4.9: PB-Graph aus Abbildung 4.8 nach der Reduktion.

gehorige PBQP-Lasung dargestellt. Die Uberdeckung ist durch die Muster ACy, ACy
und Cs aus Abbildung 4.5 gegeben, die durch Schraffur markiert sind. Die Losung
des PBQP besteht aus den Vektor-Eintrdgen, die nicht durchgestrichen sind.

Cy Ca
AC1,AC, ACs
A
ACy
ACs
(2)
A T v//ACl AC,

Abbildung 4.10: Von einer Uberdeckung zur Losung.

Satz 1. Sei G ein Programmgraph und U € Ug eine Uberdeckung von G. Weiter
sei P = m(QG) die zugehdérige PB-Instanz und L(P) die Menge der Lésungen von P.
Dann ist ¥, definiert durch

U(U)(v)e{Ae A, | I(M,) €U : (M,) € A},
eine Abbildung U : Ug — L(P).
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Beweis: Wegen Gleichung 4.2 und Lemma 5 ist W(U)(v) eindeutig bestimmt, es
wird also genau eine Alternative ausgewahlt. Um zu zeigen, dass ¥(U) eine Losung
der PB-Instanz ist, geniigt es nachzuweisen, dass alle gewahlten Matrix-Eintrage
endlich sind. Seien also (M,, t,) € A, und (M,,t,) € A, Elemente der zwei gewéhl-
ten Alternativen an adjazenten Knoten u und v. Dabei sei u der Quellknoten der
Kante zwischen u und v. Wir betrachten nun die beide Falle, in denen der Matrix-
Eintrag unendlich ist.

1. Fall: typ(c; ' (v)) =L Ayt (v) # rt(M,). Sei also typ(t, t(v)) =L. Da G vollstin-
dig typisiert ist, gilt typ(v) #L. Nach Gleichung 4.3 existiert also ein (M', /) €
U mit /(rt(M')) = v. Es folgt W(U)(v) = {(M',/)}, also (My,t,) = (M', ()
und somit ¢, ! (v) = rt(M,). Dieser Fall kann demnach nicht eintreten.

2.Fall: typ(1;1(v)) #L Ayt (v) = 1 (v). Wir nehmen an typ(e;1(v)) #1, auBer-
dem wissen wir bereits, dass typ(t; 1(v)) #L. Damit folgt aber nach Glei-
chung 4.2, dass ¢, }(v) ~ ¢, 1(v) gilt, wodurch auch dieser Fall nicht eintreten
kann.

Insgesamt ist W(U) also eine Losung von P. O

Der Satz erméglicht es uns den Grofteil der Beweise auf der Ebene der Uberde-
ckung zu fithren und nur in wenigen Féllen die konstruierte PB-Instanz direkt zu
betrachten.

4.5.1 Existenz einer Losung

Um zu zeigen, dass eine Losung gefunden werden kann, miissen wir zuerst einmal
die Existenz einer Uberdeckung nachweisen. Dazu miissen wir einige Forderungen
an die Menge der Mustergraphen stellen.

Definition 18 (Atomar-vollstindige Menge von Mustergraphen). Eine Menge M
von Mustergraphen heifit atomar-vollstandig, wenn fiir jeden Typ t € Y pag ein
atomarer Mustergraph M € M mit typ(rt(M)) = ¢ existiert.

Korollar 3 (Einbettung atomarer Muster). Sei G ein beliebiger Graph und v €
Vi ein Knoten mit typ(v) = t € Ygag. Weiter sei M ein atomarer Mustergraph
mit typ(rt(M)) = t. Dann existiert ein injektiver Morphismus v : M — G mit
L(rt(M)) = v.

Ein Beispiel einer atomaren Uberdeckung ist in Abbildung 4.11 zu sehen. Durch
atomare Muster aus Abbildung 4.5 kann der gesamte Programmgraph iiberdeckt
werden. Jedes Muster iiberdeckt immer genau den Wurzelknoten und keinen Nach-
folger.
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1

Abbildung 4.11: Atomare Uberdeckung eines Programmgraphen.

Satz 2 (Existenz einer Uberdeckung). Jeder Programmgraph G besitzt mindestens
eine Uberdeckung durch eine atomar-vollstandige Menge M von Mustergraphen.

Beweis: Da M atomar-vollstandig ist, existiert eine Abbildung V¥ : Ypag — M,
die jedem Typ einen festen atomaren Mustergraphen mit typ(rt(¥(¢))) = ¢ zuord-
net. Zu jedem Knoten v € Vg sei M, = ¥(typ(v)). Nach Korollar 3 existiert eine
Uberdeckung U, = {(My, 1)} von v mit ¢,(rt(M,)) = v. Wir wollen nun zeigen,
dass
Ug = U Uy
veV

eine Uberdeckung von G ist. Da G vollstindig typisiert ist, besteht die in Defini-
tion 17 konstruierte Menge U, fir jeden Knoten v € Vg ausschliefSlich aus dem
Element (M,,t,), woraus direkt Gleichung 4.1 und Gleichung 4.2 folgen. Weiter
existiert fiir jeden Knoten v € Vi eine Alternative {(My,ty} mit ¢, (rt(M,)) = v,
weshalb auch Gleichung 4.3 erfiillt ist. O

4.5.2 Finden einer Losung

Aus dem vorherigen Abschnitt wissen wir, dass mindestens eine Losung fiir die kon-
struierten PB-Instanzen existiert. Allerdings kann sich die Zahl der méglichen Losun-
gen durch die Reduktionen des Losungsalgorithmus vermindern. Wir untersuchen
deshalb in diesem Abschnitt die Auswirkungen der Reduktionen auf die Losbarkeit
der PB-Instanzen.

Wie wir bereits in Abschnitt 2.4.3 gezeigt haben, erhalten R1- und R2-Reduktionen
stets die Losungseigenschaft einer PBQP-Auswahl und sind somit fiir diese Proble-
matik unkritisch. Fiir die RN-Reduktionen miissen wir allerdings weitere Forderun-
gen an die Mustermenge stellen, denn atomar-vollstdndig ist nicht hinreichend fiir
eine korrekte Befehlsauswahl. In Abbildung 4.12 ist links ein problematisches Sze-
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2

Const [

Abbildung 4.12: Kritischer Programmgraph zur Motivation der Kompositionalitit.

nario abgebildet. Die beiden Muster bilden keine Uberdeckung des Programmgra-
phen, da die Wurzel-Eintrage verschiedene Alternativen sind und nicht gemeinsam
ausgewahlt werden diirfen. Die Auswahl einer Alternative, die diese beiden Muster
enthélt, ist so also ungiiltig. Allerdings ist jedes Muster fiir sich giiltig, nur eben
nicht beide gleichzeitig. An dem Const-Knoten ist eine Alternative auswahlbar, die
beide Muster enthalt und eine RN-Reduktion konnte diese auswéahlen, ohne den
Konflikt am Wurzelknoten zu beachten, da nur Nachbarknoten betrachtet werden.
Eine atomare Uberdeckung ist nach einer solchen Auswahl nicht moglich, da die
Vorgénger des Const-Knotens nicht kompatibel mit der Auswahl sind. Rechts ist
eine giiltige Uberdeckung aus zwei Mustern angegeben. Das kleinere Teilmuster ist
ebenfalls Teil der Alternative und macht diese zu einer giiltigen Auswahl. Wiirde
dieses zusétzliche Muster nicht existieren, miissten an der Wurzel zwei verschiedene
Befehle ausgewahlt werden, was allerdings nicht mdoglich ist. Wenn eine Mustermen-
ge zu jedem komplexen Muster auch die entsprechenden Teilmuster enthalt, kann
ein Problem solcher Art nicht auftreten. Solch eine Mustermenge bezeichnen wir als
,kompositional“.

Definition 19 (Kompositionale Mustermenge). Eine Mustermenge M heifit kom-
positional, wenn fiir jeden Mustergraph M € M und jeden Knoten v € Vj; mit
typ(v) #L eine Uberdeckung U von M existiert, fiir die gilt:

AM Sy e U (xt(M)) =vA M =2Gv). (4.5)

AuBerdem muss fiir die Wurzel rt.(M ) jedes Musters M € M und fiir jeden Nachfol-
geknoten w € succ(rt(M)) eine Uberdeckung {(My, tw)} von rt(M) mit M, € M
existieren, fiir die gilt:

Vu € suce(rt(M)) \ {w} : G(u) = G(u, (u)) (4.6)

w

und

typ(ty' (w) =L . (4.7)
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4.5 Garantie einer giiltigen Lésung

Definition 19 lasst sich in zwei Héalften teilen. Zum einen wird in Gleichung 4.5 ge-
fordert, dass fiir jeden aufgespannten Untergraph eines Musters ebenfalls ein Muster
existiert. Als Beispiel ist Abbildung 4.13 gegeben, in welcher der von v aufgespannte
Graph als Muster M’ gefordert wird. In der zweiten Halfte wird durch Gleichung 4.6

M:|J_|

v<L EDMI:LX

[ ]

Abbildung 4.13: Illustration zu Gleichung 4.5.

3

[ 3 ]

‘()

und Gleichung 4.7 gefordert, dass beliebige Nachfolger des Wurzelknotens ,,abtrenn-
bar® sind, in dem Sinne, dass der entsprechende Untergraph durch einen | Knoten
ersetzt wird. In Abbildung 4.14 wird der Teilgraph, der von w aufgespannt wird,
(der aus einem Knoten besteht) durch L ersetzt. Fiir alle anderen Knoten soll das
Muster M,, dquivalent sein, insbesondere ist der inverse Morphismus ¢! fiir diese
Knoten definiert.

M:| u | w My:| 1t (u)

VAR

Abbildung 4.14: Tllustration zu Gleichung 4.6 und Gleichung 4.7.

Lemma 7. Sei M eine Mustermenge und G ein Programmgraph, fir den eine
Uberdeckung mit Mustergraphen aus M existiert. Weiter sei (M, 1) ein Element der
von einer RN -Reduktion ausgewdhlten Alternative A, € A, der zugehérigen PB-
Instanz P = wap(G). Dann sind die Kosten zum Zeitpunkt der RN -Reduktion an
jeder Alternative A mit (M,.) € A endlich.

Beweis: Da G eine I"Jberdeckung besitzt, existiert nach Satz 1 auch eine Losung [
von P, weshalb die Kosten der Alternative A, endlich sind. Wir nehmen nun an,
dass eine Alternative A mit (M,.) € A existiert, die unendliche Kosten besitzt.
Da M als Mustergraph schwach zusammenhéngend ist, existieren somit zwei Al-
ternativen A, > (M,:) und A, > (M,:) adjazenter Knoten u und v, wobei A,
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unendliche und A, endliche Kosten besitzt. Fiir jedes Element (M), (),) einer Al-
ternative A/, # A, von u gilt nach Lemma 5 ¢/ *(u) =~ ¢~!(u). Mit Gleichung 4.4
folgt, dass der Matrix-Eintrag zwischen A, und A}, im Falle (v,u) € Ep unendli-
che Kosten besitzt. Fiir den anderen Fall (u,v) € Ep gilt ebenfalls nach Lemma 5
1= (w) oo o7 (w) und = (v) # rt(M), da u € cod(t), weshalb auch dieser Matrix-
Eintrag nach Gleichung 4.4 unendliche Kosten besitzt. Insgesamt folgt, dass A, mit
keiner Alternative aufler A, kompatibel ist. Da A, allerdings unendliche Kosten
besitzt, folgt mit Lemma 6, dass auch A, unendliche Kosten besitzt, was einen Wi-

derspruch zur Voraussetzung darstellt. O

Im folgenden Lemma wollen wir zeigen, dass die Auswahl einer Wurzel eines komple-
xen Musters dazu fiihrt, dass in ihrem aufgespannten Graph nur noch dieses Muster
als Alternative zur Auswahl steht. Als Beispiel kann noch einmal Abbildung 4.9 be-
trachtet werden. An der Wurzel wurde LAC; ausgewéahlt und in den Knoten dariiber,
durch Anwendung von RELAX, andere Alternativen als ungiiltig markiert.

Lemma 8. Sei G ein Programmgraph, M eine Mustermenge und (M, 1) ein Element
der von einer RN -Reduktion am Knoten u ausgewdhlten Alternative A, € A, der
zugehorigen PB-Instanz P = wpy(G). Weiter sei v € G(u) ein Knoten und A, € A,
eine Alternative mit (M, 1) € Ay. Dann sind die Kosten zum Zeitpunkt der néichsten
RN -Reduktion an jeder Alternative Al # A, von v unendlich.

Beweis: Da v € G(u) ist, existiert ein Pfad (e1,...,e,) von u nach v mit t=*(e;) €
G(t7Y(u)) fiir i € {1,...,n}. Da an u eine RN-Reduktion ausgefiihrt wurde, gilt die
Behauptung fiir u. Wir zeigen die Behauptung mittels Induktion iiber den Pfad von
u nach v. Sei also A,, eine Alternative von v; = src(e;) mit (M, ) € Ay, und A, ,
eine Alternative von vy 1 = tgt(e;) mit (M,.) ¢ A, ,. Nach Voraussetzung gilt
typ(¢e™H(vi)) #L. Aus (M, ) & A,,,, folgt mit Lemma 5, dass ¢t~ (vi1) » /"1 (vig1)
fiir alle (M',/) € A,,,, gilt und der zugehorige Matrix-Eintrag nach Gleichung 4.4
unendliche Kosten besitzt. Da nach Induktionsvoraussetzung alle Alternativen Aj, #

Ay, unendliche Kosten besitzen, gilt dies mit Lemma 6 auch fiir A,,,,. ]

Als Néchsten zeigen wir, dass die Auswahl einer anderen Wurzelalternative keine
Anderung fiir die Vorgénger darstellt. Eine solche Auswahl ist in Abbildung 4.15
verdeutlicht. Die Auswahl am Add-Knoten &ndert sich von A zu AC, aber auf die
Auswahl des Load-Knotens hat das keine Auswirkung.
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Abbildung 4.15: Reduktion eines Wurzelknotens.

Lemma 9. Sei G ein Programmgraph und e € Eg eine Kante von u = src(e)
nach v = tgt(e). Weiter sei M eine Menge von Mustergraphen, U = Ug eine
Uberdeckung von G und Ay, A, die durch die Losung | = W(U) der PB-Instanz
TMm(G) ausgewdhlten Alternativen von u bzw. v. Fir (M, 1) € A, gelte t(rt(M)) = v.
Sei Al € A, eine weitere Alternative von v mit J/(rt(M')) = v fir (M',/) € Al.
Dann gelten fir U' = (U\{(M,)})U{(M', ')} am Knoten v alle Bedingungen einer
Uberdeckung von G.

Beweis: Gleichung 4.1 wird direkt durch (M’,/) € U’ erfiillt. Da U eine Uberde-
ckung ist und ¢(rt(M)) = v gilt, existiert kein weiteres Element (M”,.”) € U mit
"(u) = v fiir ein u € Vo mit typ(u) #L. Daraus folgt, dass Gleichung 4.2 auch
durch U’ erfillt ist. Fur Gleichung 4.3 stellen wir fest, dass mit (M’,/) die von
der Konklusion geforderte Uberdeckung existiert und damit die Implikation zu wahr
auswertet. O

Satz 3 (Existenz einer Losung nach RN-Reduktionen). Sei G ein Programmgraph
und M eine atomar-vollstandige, kompositionale Menge von Mustergraphen. Wird
beim Lésen der zugehorigen PB-Instanz P = waq(G) eine RN -Reduktion angewen-
det, so existiert auch nach der Anwendung eine Losung der PB-Instanz.

Beweis: Wir zeigen durch vollsténdige Induktion iiber die Anzahl der RN-Reduk-
tionen, dass nach jeder RN-Reduktion eine Uberdeckung U von G existiert, deren
Losung ¥(U) mit den heuristischen Entscheidungen iibereinstimmt. Da M atomar-
vollsténdig ist, wissen wir aus dem Beweis zu Satz 2, dass eine Uberdeckung U aus
atomaren Mustergraphen fiir G existiert. Die grundlegende Idee des Beweises ist
es, die heuristisch gewiihlten Alternativen nacheinander in die Uberdeckung U zu
integrieren.
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Die Menge Vi = () stellt ein Hilfskonstrukt fiir den Induktionsschritt des Beweises
dar. Sie beinhaltet diejenigen Knoten, deren Auswahl durch heuristische Entschei-
dungen festgelegt wurde und besitzt die Invariante

VoeVg:vdgVi=3I(M,1) €U :urt(M)) =v. (4.8)

Da die initiale Uberdeckung U aus atomaren Mustergraphen besteht, gilt die Inva-
riante fliir den Induktionsanfang.

Wir betrachten nun eine beliebige RN-Reduktion, insbesondere konnen bereits RN-
Reduktionen angewendet worden sein. Dabei sei U die bisher konstruierte Uberde-
ckung und [ = ®(U), die von U induzierte Losung von P. Weiter sei v der Knoten, an
dem die RN-Reduktion angewendet wurde und (M, ¢) ein Element der ausgewéhlten
Alternative. Die Menge

V' ={ue G (v)) | typ(u) #L A(M,1) € 1(e(u))}

beinhaltet alle von (M,:) iiberdeckten Knoten, deren bisherige Losung nicht der
Wahl der RN-Reduktion entspricht. Alle anderen Knoten aus G(:~!(v)) betrachten
wir ab sofort als festgelegt:

Vi=ViU (G () \ V).

Da wir die Uberdeckung U nicht fiir alle Knoten aus V' gleichzeitig anpassen wollen,
verwenden wir strukturelle Induktion iiber die Elemente von V’. Dazu wahlen wir
ein v' € 1(V’), so dass die Knotenmenge von G(:~!(v’)) minimal bzgl. Teilmengen-
relation ist.

Unser Ziel ist es, eine Uberdeckung zu konstruieren, deren induzierte Losung fiir v/
eine Alternative A € A, mit (M,:) € A auswahlt. Dadurch erhalten wir inkremen-
tell eine ﬂberdeckung, die auch an v die heuristisch gewahlte Alternative selektiert.
Zusétzlich missen wir sicherstellen, dass wir die Losung der bereits festgelegten
Knoten aus V; nicht verandern.

xS 7

Mustergraph M Programmgraph G mit U Programmgraph G mit U’

Abbildung 4.16: Austauschen dquivalenter Muster an v’

Fir (M',/) € 1(v) gilt /(rt(M')) = v/, denn sonst ist nach Gleichung 4.8 v' € V;
und wir erhalten mit Lemma 8 und Lemma 7 einen Widerspruch zur Wahl von v’.
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Wir setzen nun

U'=U \ {(M/7 L/)} U {(Mv [’)}

und zeigen zunéchst, dass U’ die Bedingungen einer Uberdeckung fiir alle Vorgénger
von v’ erfiillt. Sei dazu u € Vi ein Vorgénger von v/, A, = l(u) die an u gewihlte
Alternative und (M',//) € A,.

1. Fall: /(rt(M')) # u. Aus Gleichung 4.8 folgt v € Vi und es geniigt somit zu
zeigen, dass (M, ) € A, gilt.

Wir nehmen das Gegenteil an, sei also (M, ) ¢ A, und somit nach Lemma 5
1~ H(u) = /7H(u). Dau € V; folgt mit Lemma 8, dass A, die einzige Alternative
von u mit endlichen Kosten ist. Der Matrix-Eintrag zwischen den Alternativen
A, und Ay 3 (M, 1) besitzt nach Gleichung 4.4, unabhéingig von typ(e, 1 (u)),
unendliche Kosten. Wegen Lemma 8 war A, vor der RN-Reduktion die ein-
zige Alternative mit endlichen Kosten, weshalb nach Gleichung 4.8 auch A,
unendliche Kosten besitzt. Mit Lemma 7 erhalten wir einen Widerspruch zur
Auswahl der RN-Reduktion.

2. Fall: /(rt(M’)) = u. Diesen Fall behandelt Lemma 9.

Alle Vorgiinger erfiillen also die Bedingungen einer Uberdeckung. Wenden wir uns
nun dem Knoten v’ selbst zu. Fiir den in Abbildung 4.16 gezeigten Fall ¢(rt(M)) = o/
gilt wegen Lemma 9, dass v/ ebenfalls die Bedingungen einer Uberdeckung erfullt.
Weiter gilt M = M’ und «(rt(M)) = ¢/(rt(M’)) und somit ist U’ eine Uberdeckung
von G. Aufgrund der Isomorphie M = M’ gilt Gleichung 4.8 auch fiir V; U {v'}.
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Es ist also noch der Fall ¢(rt(M)) # v’ offen. In Abbildung 4.17 ist skizziert, wie
die Uberdeckung der Vorgénger von v/ angepasst werden muss. Sei nun u € Vi ein
Vorgénger von v' und (M,,t,,) € l(u) ein Element der an u gewahlten Alternative.
Wir wollen die Existenz eines Elements (M, t!,) einer Alternative A], € A, mit

Gy (w)) = Gl (w)) (4.9)
fir alle w € succ(u) N'Vr und

(4.10)

zeigen. Dazu nehmen wir an, dass kein solches Element existiert, d.h. es ist Glei-
chung 4.9 oder Gleichung 4.10 verletzt. Wir betrachten zunéchst den Fall, dass
Gleichung 4.9 fiir einen Knoten w € Vi N succ(u) verletzt ist. Der bereits fest-
gelegte Knoten w besitzt nach Lemma 8 nur eine Alternative A, = I(w) mit
endlichen Kosten. Da [ eine Losung ist, sind die Kosten des Matrix-Eintrags zwi-
schen A, und A, endlich. Wir betrachten nun den Matrix-Eintrag zwischen A/, und
Ap > (My, ). Falls typ(t; ' (w)) =1, so gilt nach Gleichung 4.4 ;' = rt(M,,).
Daraus folgt mit G (1! (w)) = G(¢//7 (w)) und Definition 15, dass typ(c, *(w)) #L
und o) H(w) = 1yt (w) gelten, weshalb nach Gleichung 4.4 der zugehérige Matrix-
Eintrag unendliche Kosten besitzt. Falls typ(:;' #.1, so gilt nach Gleichung 4.4
vt (w) ~ b (w). Weiter folgt mit G(u;(w)) = G(df7 (w)) und Definition 15,
dass 1} (w) = 7 (w) gilt und somit der Matrix-Eintrag zwischen A/, und A,,
im Falle von typ(:/~!) #.1, unendliche Kosten besitzt. Fiir typ(..!) =L folgt aus
1 (w) ~ 1yt (w) und u € cod(M),, dass 1t # rt(M,) gilt und somit besitzt der
Matrix-Eintrag zwischen A/, und A,, auch in diesem Fall unendliche Kosten. Mit
Lemma 6 folgt, dass auch A!, unendliche Kosten besitzt.

Wenden wir uns nun dem Fall zu, dass Gleichung 4.10 verletzt ist, d.h. :=1(v') =
!=1(v") wegen v/ € V'. Weiter gilt «(rt(M)) # v’ und somit besitzt der Matrix-
Eintrag zwischen A}, und A, > (M, ) nach Gleichung 4.4 unendliche Kosten.

Insgesamt wir erhalten mit Lemma 6 und Lemma 7 ein Widerspruch zur Wahl der
RN-Reduktion. Somit existiert eine Alternative A}, € A,, dessen Element (M, })

Gleichung 4.9 und Gleichung 4.10 erfiillt. Diese Argumentation umfasst den Fall v €
V1, da (My, v,) Gleichung 4.10 verletzt. Mit Gleichung 4.8 folgt also ¢, (rt(M,)) = u.
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Falls ¢, (rt(M))) # u, so existiert wegen der Kompositionalitdt von M nach Glei-
chung 4.5 ein Element (M]/,}) € A einer Alternative A/, € A, mit ¢/ (rt(M))) = u,

das ebenfalls Gleichung 4.9 und Gleichung 4.10 erfiillt. Wir kénnen also ohne Ein-
schrankung ¢} (rt(M),)) = v annehmen.

Sei nun w € succ(u) \ (V7 U {v'}) ein bisher nicht betrachteter Nachfolger von u.
Fiir (My,ty) € l(w) gilt t,(1t(My)) = w. Es ist allerdings moglich, dass eine Al-
ternative A, € A, mit (M),,) € A, existiert. Da M kompositional ist, folgt
aus Gleichung 4.6 und Gleichung 4.7, dass ein Element (M, /) € A einer Alter-
native A” € A, mit typ(s/~!(w)) =L existiert. Dabei bleiben Gleichung 4.9 und
Gleichung 4.10 erfiillt. Wir kénnen demnach ohne Einschrinkung typ(¢/ ! (w)) =L

annehmen.

Wir konstruieren eine Uberdeckung U” durch

=U\ [{M.)yu | M)} |ul U {0,0)}

u€pred(v') u€pred(v’)

Da fiir alle (MU/,LU) € V(U (W), (M, 1) € ¥(U")(v') und alle Nachfolger u €
suce(v') gilt G(u,' (u )) >~ G(u; Y(u)) sind die Bedingungen einer Uberdeckung fiir
die Nachfolger von v/, wie bereits gezeigt, erfiillt. Allerdings bleibt noch zu zeigen,

dass die Bedingungen auch fiir v/, dessen Vorgianger und deren Nachfolger gelten.

| Constl eV

////////

Mustergraph M Programmgraph G mit U Programmgraph G mit U”
Abbildung 4.17: Inkrementelles Anpassen der Uberdeckung an v'.

)bzgl v' Aquivalent
weshalb auch

Da in Gleichung 4.10 alle konstruierten Mustergraphen (M, ¢!,

sind, folgt Gleichung 4.2. Weiter gilt typ(«, 1 (v)) #.L fiir alle (M,
Gleichung 4.3 erfiillt ist.

u’ u)

Die Uberdeckungseigenschaft fiir die Vorgénger v von v’ folgt aus Lemma 9. Fiir
die Nachfolger w € succ(u) \ {v'} von wu folgt aus der Wahl von (M), dass
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4 Theoretische Betrachtung

G/ (w)) = G(u; (w)) gilt und somit die Uberdeckungseigenschaft direkt von U
auf U” tibertragen wird. Weiter wurde an allen Vorganger u von v’ eine Alternative
Ay 2 (M), i) mit o, (rt(M])) = w ausgewahlt und somit gilt Gleichung 4.8 fiir
Viu{v'}.

Wir haben somit eine Uberdeckung konstruiert, deren Losung [ am Knoten v’ die von
der RN-Reduktion vorgegebene Alternative auswahlt. Induktiv erhalten wir somit
eine Uberdeckung, die auch die am Knoten v gewiihlte Alternative enthilt. Da diese
Uberdeckung bereits festgelegte Alternativen respektiert, erhalten wir induktiv eine
Uberdeckung, die alle heuristisch gewéhlten Alternativen beinhaltet. O

Zusammenfassend lasst sich also sagen, dass flir eine Mustermenge, die atomar-
vollstdndig und kompositional ist, die Bedingungen gegeben sind, dass eine Losung
garantiert werden kann.

4.6 Korrektheit der Spezifikation

Ein Vorteil der Generierung einer PBQP-basierten Befehlsauswahl im Gegensatz zu
manueller Programmierung ist die Moglichkeit von zuséatzlichen Tests. Eine Spezi-
fikation in der beschriebenen Sprache kann auf Korrektheit iiberpriift werden. Un-
ter Korrektheit der Spezifikation verstehen wir, dass die daraus generierte Befehls-
auswahl Operationen der Zwischensprache in einem Programmgraphen vollstandig
transformieren kann, insbesondere muss fiir alle Programmgraphen eine Uberde-
ckung gefunden werden.

Um eine Loésung des PBQP garantieren zu kénnen, muss die Menge der Ersetzungs-
regeln zwei Bedingungen erfiillen, die statisch iiberpriift werden kénnen.

atomar-vollstandig (siehe auch Definition 18) Dazu muss getestet werden, ob fiir je-
des atomare Muster eine Ersetzungsregel existiert. In der Phase der Befehlsaus-
wahl konnen einige Knotentypen ausgeschlossen werden. [“Jbrig bleiben Jmp,
Cond, Const, SymConst, Load, Store, Conv, Add, Sub, Mul, Quot, Div, Psi, Mod,
Abs, And, Or, Eor, Cmp, Shl und Shr. Zu jedem Knotentyp miissen auch alle
moglichen Modi in Tgag vorhanden sein.

Zu jedem Knotentyp ist die Anzahl der Nachfolger bekannt. Man kann also
die generierte Regelmenge nach diesen atomaren Mustern durchsuchen. Sollten
Muster fehlen, kann eine genaue Fehlermeldung ausgegeben werden, welche
Muster noch zu spezifizieren sind.
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4.6 Korrektheit der Spezifikation

Abbildung 4.18: Implizierte Muster fiir eine kompositionale Mustermenge.

kompositional (siche auch Definition 19) Nun miissen die komplexeren Muster dar-
aufhin tiberpriift werden, dass auch jeweils die Untermuster ersetzt werden
konnen.

Wenn man fiir ein gewurzeltes Muster einen beliebigen, direkten Nachfolger
des Wurzelknotens abtrennt und durch einen -Knoten ersetzt, muss das so
entstandene Muster ebenfalls in der Mustermenge enthalten sein. Auflerdem
muss jedes Muster enthalten sein, das durch den aufgespannten Graphen eines
Nachfolgers impliziert wird.

In Abbildung 4.18 ist ein Mustergraph mit seinen von der Kompositionalitit ge-
forderten Mustergraphen dargestellt. Die Kompositionalitéit fordert sowohl die Exi-
sitenz des atomare Sub-Musters, als auch des Add-Musters mit einer Konstanten.
Wegen letzterem Muster miissen zusétzlich noch die atomaren Add- bzw. Const-
Muster vorhanden sein. Untypisierte Knoten sind als Spezialfall der Forderung, dass
ein zugehoriges atomares Muster existieren muss, ausgenommen.

Falls solche geforderten Mustergraphen nicht gefunden werden, ist es moglich eine
genaue Fehlermeldung auszugeben, welche Muster noch zu spezifizieren sind. Dies
ist aussagekréftiger als die Meldungen bisheriger Codegenerator-Generatoren, wie
beispielsweise BEG[ESL89).

Fiir atomar-vollstdndige Mustermengen lassen sich fehlende Ersetzungsregeln sogar
automatisch erzeugen, indem fiir den entsprechenden Mustergraph eine Uberdeckung
gefunden wird und die verwendeten Regeln kombiniert werden. Das folgende Lemma
zeigt, dass nur endlich viele zusétzliche Mustergraphen notwendig sind, um eine
Mustermenge zu einer kompositionalen Mustermenge zu erweitern.

Lemma 10 (Kompositionale Hiille). Fir jede endliche atomar-vollstindige Mus-
termenge M exzistiert eine endliche kompositionale Mustermenge M’ mit M C M.
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4 Theoretische Betrachtung

Beweis: Da die Vereinigung zweier kompositionaler Mustermenge wieder kompo-
sitional ist, genligt es die Aussage fiir einelementige Mustermenge M = {M} zu
zeigen. Dazu verwenden wir vollstdndige Induktion {iber die Anzahl der typisierten
Knoten von M. Besitzt M nur einen typisierten Knoten, so ist M atomar und M
ist bereits kompositional. Wir betrachten nun den allgemeinen Fall, dass M mehr
als einen typisierten Knoten besitzt. Sei dazu d = deg(rt(M)) der Grad des Wur-
zelknotens. Um Gleichung 4.5 fiir einen Nachfolger zu erfiillen, benttigen wir einen
weiteren Mustergraphen M’, der zusammen mit den atomaren Mustergraphen ei-
ne Uberdeckung von M bildet. Ebenso benétigen wir fiir jeden Nachfolger einen
Mustergraphen um Gleichung 4.6 und Gleichung 4.7 zu erfiillen. All diese zusatzli-
chen Mustergraphen besitzen, aufgrund der fehlenden Wurzel bzw. des untypisierten
Nachfolgers, weniger typisierte Knoten als M und sind nach Induktionsvorausset-
zung in endlichen kompositionalen Mustermenge enthalten. Die Vereinigung von
{M} mit diesen 2 - d Mustermengen ist somit kompositional und endlich. O

Die Auswahl der besten Uberdeckung des Mustergraphen kann in gewohnter Weise
durch Formulierung einer PBQP-Instanz durchgefiihrt werden. In diesem Fall kann
sogar ein optimaler PBQP-Losungsalgorithmus benutzt werden, da die Mustergra-
phen im Normalfall nur wenige Knoten besitzen.

Zusammenfassend geniigt es also eine atomar-vollstdndige Mustermenge zu spe-
zifizieren, da somit automatisch dafiir gesorgt werden kann, dass die generierte
Mustermenge kompositional ist. Dies garantiert uns wiederum, dass die PBQP-
Befehlsauswahl in jedem Fall eine giiltige Losung findet.

4.7 Komplexitat der PBQP-Transformation

Die Komplexitiit des PBQP-Losungsalgorithmus ist O(nm3)[EBST08], wobei n die
Knotenzahl im Graphen und m die maximale Grofle der Kostenvektoren darstellt.
Fiir PB-Instanzen entspricht m der maximalen Anzahl von Aquivalenzklassen s =
maxycy |Ay| eines Knotens. Die Schranke gilt auch fiir unsere Erweiterung um oo-
Propagierung, die aufgrund der beschrinkten Gesamtanzahl von Vektor-Eintragen
ebenfalls in O(nm3) liegt. Das kritische Element fiir die Laufzeit ist also die Anzahl
der Alternativen.

Der bisher beschriebene PBQP-Loser wird an jedem Knoten eine passende Alter-
native auswédhlen. Um das Prinzip der Rematerialisierung zu unterstiitzen, muss
ein Knoten allerdings die Moglichkeit haben, sowohl ersetzt, als auch konsumiert zu
werden. Eine Alternative ist dann also ein Paar aus zwei Alternativen im herkémmli-
chen Sinne. Paare aus zwei verschiedenen Alternativen, in denen der Knoten jeweils
Wurzel eines Musters ist, konnen ignoriert werden. Die Vektorgréfie m kann nun
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4.7 Komplexitit der PBQP-Transformation

allerdings quadratisch in s werden. In der Praxis konnten wir Vektorgréfien bis 64
beobachten.

Statt Paaren konnten auch Tripel oder noch groflere Tupel verwendet werden, um
noch komplexere Auswahlmoglichkeiten zu geben. Damit wére die Vektorgrofle m <
s¥, im schlimmsten Fall fir jeden Verwender ein eigenes Muster, also ist x kleiner
als die maximale Anzahl der Verwender eines Knotens. Eine weitere Schranke fiir
die Anzahl solcher Kombinationen ist durch 2° gegeben.
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5 Implementierung

Dieses Kapitel beschreibt unsere Implementierung einer Befehlsauswahl. Diese Phase
der Codegenerierung folgt auf die Abbildung des ABI, in der bereits Epilog und
Prolog von Funktionen, als auch die Funktionsaufrufe abgearbeitet wurden. Die
Knoten der FirM-Zwischensprache sollen in Knoten der Zielarchitektur tiberfiihrt
werden.

5.1 Gesamtarchitektur

Die Befehlsauswahlphase erhélt einen FIRM-Graphen und gibt einen modifizierten
FirM-Graphen aus, der nur Operationen der Zielsprache enthélt. Unsere Implemen-
tierung gliedert die Graphmodifikation in drei Schritte auf, die im unteren Teil von
Abbildung 5.1 dargestellt sind:

1. Mustersuche im Programmgraphen.
2. Filtern der Muster durch Abbildung auf PBQP.
3. Ersetzung durch Knoten der Zielarchitektur.

Aus der Spezifikation einer Abbildung der FIRM-Zwischensprache auf eine Zielar-
chitektur generieren wir eine Menge an Ersetzungsregeln. Zu jeder Regel gehort ein
Muster, dessen samtliche Vorkommen im ersten Schritt im Programmgraphen ge-
sucht werden. Auflierdem ist zu jeder Regel eine Ersetzung gegeben, die das Muster
so transformiert, dass Operationen der Zielarchitektur verwendet werden. Der Zwi-
schenschritt des Filterns stellt sicher, dass keine Konflikte zwischen den Ersetzungen
bestehen und alle Knoten ersetzt werden. Dazu wird eine PBQP-Instanz aufgebaut,
deren Losung eine entsprechende Teilmenge der gefundenen Muster ausgewéhlt.

5.2 Mustersuche

Um die Muster der Ersetzungsregeln im Programmgraphen zu suchen, verwenden
wir das Graphersetzungssystem GRGEN, welches nicht nur DAGs unterstiitzt, son-
dern allgemeine Graphen, und sich deswegen als flexibles Werkzeug fiir eine explo-
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5.2 Mustersuche

Spezifikation
PyYGEN Bibliothek Handgeschrieben

T e
GRGEN Regeln

.. Befehlsauswahl

o /—.) Her ’\ u
FIRM --r---> Mustersuche ~----------------- > Ersetzung ----- -> FIRM
----» FirM Graph — Datenfluss > Ubersetzen

Abbildung 5.1: Architektur der Befehlsauswahlphase.

rative Implementierung eines Prototyps anbietet. Diese Machtigkeit erzwingt aber
eine unnotige syntaktische Komplexitat bei der Spezifikation der Ersetzungsregeln,
da GRGEN keine kompakte Schreibweise mit Klammerausdriicken anbietet. Deswe-
gen haben wir als zusétzliche Ebene einen Prototyp einer Spezifikationssprache Py-
GEN entwickelt, der es erlaubt, gewurzelte DAG-Muster durch einfache Baumstruk-
turen anzugeben. Aus PYGEN-Regeln werden in einem Zwischenschritt GRGEN-
Regeln erzeugt und das GRGEN-Werkzeug generiert daraus eine Reprasentation in
C-Quelltext, die in LIBFIRM eingebunden wird.

5.2.1 PyGEN-Regeln

Fragment 5.1 zeigt eine einfache PYGEN-Regel zur Spezifikation einer Ersetzung
eines Sub-Knotens durch einen ia32_Sub-Knoten. Der Wurzelknoten Sub hat, ent-
sprechend seines Typs, zwei Nachfolger. Ein IR_node entspricht dem undefinierten
Typ L unserer Formalisierung. Erzeugt wird daraus, implizit durch Transformation
der Wurzel des Musters, ein ia32.Sub-Knoten.

Fragment 5.1: Eine einfache PYGEN-Regel zur Ersetzung eines Sub-Knotens.

print Rule(pattern=Sub(IR_node(), IR_node()),
modify= ia32.Sub())
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5 Implementierung

5.2.2 GRGEN-Regeln

In Fragment 5.2 ist die aus Fragment 5.1 generierte’ GRGEN-Regel zu sehen. Das
zu suchende Muster ist nun nicht mehr als Klammerausdruck dargestellt, sondern
Kanten werden explizit durch Pfeile ——> angegeben. Die Knoten haben Namen er-
halten, wie man am besten an den beiden IR_node-Knoten 1n und rn sieht. Die
erstellten Eingangskanten posOle und posire sind in PYGEN-Darstellung implizit,
miissen in GRGEN aber angegeben werden. Fine Kante kann keine Attribute besit-
zen, weswegen die Position in den Namen kodiert ist. Die Kante posire ist also an
Position 1 ihres Quellknotens. Der Mode entspricht dem Typ ¢t € Tgag eines explizi-
ten Abhangigkeitsgraphen und muss explizit als Knoten im Musterteil auftauchen,
damit er mit dem Namen m_iu im Ersetzungsteil dem transformierten Knoten zu-
gewiesen werden kann. Diese Modellierung von Typen als Knoten ist unhandlich,
erlaubt aber auf Attribute dieses Knotens zuzugreifen.

Fragment 5.2: Eine einfache GRGEN-Regel um einen Sub-Knoten zu ersetzen.

rule sub_iu {
sub : Sub;
sub —pos0Ole:df—> In:IR_node;
sub —poslre:df—> rn:IR_node;
// sub is mot commutative, so position is important

m_iu: Mode_Iu;

modify {
t_sub:ia32_Sub<sub>; // actual replacement
t_sub —:has_mode—> m_iu;

// creating dependency edges
t_sub —pos4_nle:parameter—>In;
t_sub —posb_nre:parameter—>rn;

Die Reprasentation als GRGEN-Regel hat einige Nachteile, welche die Regel auf-
bldhen. Kanten, insbesondere ihre Position, kénnen nicht modifiziert werden. So
werden stattdessen die ausgehenden Kanten posOle und posire nach GRGEN-
Semantik geloscht und neue Kanten pos4 nle und posb5_nre miissen erstellt wer-
den. Diese Griinde sprechen fiir die Verwendung des PYGEN-Generators, es ist aber
ebenso moglich, GRGEN-Regeln von Hand zu schreiben.

'Der Lesbarkeit wegen wurde die Regel leicht geéindert.
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5.3 Filter

5.2.3 Mustervalidierung

GRGEN unterstiitzt in der von uns verwendeten Variante nicht das Suchen von Pfa-
den unbestimmter Léinge, so dass die Mustersuche als Zwischenlosung auf unsere
Bedirfnisse angepasst wurde. In Abbildung 3.3 wurde das Problem der Zyklen-
bildung angesprochen. Das Problem tritt auf, wenn ein Pfad von einem Muster
iiber andere Knoten in das urspriingliche Muster zuriick existiert, wie in Abbil-
dung 5.2 dargestellt. Das Muster Add (Load(), IRNode()) wird zwar gefunden, ist
aber ungiiltig, da noch ein zusétzlicher Pfad von Add zu Load besteht. Sollten beide
Knoten zu einer Instruktion transformiert werden, wiirde der zusétzliche Pfad zu
einem Zyklus werden, der es unmoglich macht ein giiltiges Programm auszugeben.

T Add | 232 Add
Abbildung 5.2: Gefahr der Zyklenbildung.

Ein Pfad unbestimmter Lange liee sich unter Verwendung von Sterngraphgram-
matiken[Jak08] als GRGEN-Regel ausdriicken, allerdings wird diese Funktionalitét
nur von GRGEN.NET angeboten, aber nicht in der von uns verwendeten GRGEN-
Version. Wir haben deshalb unsere Mustersuche erweitert, so dass alle gefundenen
Muster darauf gepriift werden, dass keine derartigen Pfade existieren.

5.3 Filter

Da gefundene Muster sich gegenseitig iiberdecken kénnen, sorgt ein Filter mit Hilfe
einer Abbildung auf PBQP dafiir, dass eine Auswahl der Ersetzungen gefunden wird,
die konfliktfrei ist und alle Knoten transformiert. Dabei unterstiitzt unsere Imple-
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mentierung, im Gegensatz zu dem in Kapitel 4 formalisierten PBQP-Aufbau, auch
Rematerialisierung, auf deren Vor- und Nachteile wir im Laufe dieses Abschnitts
eingehen wollen. Zusatzlich stellen wir unser Kostenmodell vor.

5.3.1 Erweiterung des PBQP-Aufbaus

Aus Griinden der Codequalitiat haben wir den Aufbau des PBQP erweitert. Betrach-
ten wir dazu als Beispiel den Programmgraphen in Abbildung 5.3. Am Const-Knoten

p : oS

///////////

/////////////

Abbildung 5.3: Eine Rematerialisierung des Const-Knotens ermdglicht die Auswahl
der dargestellten Mustergraphen.

besteht ein Konflikt, denn das linke Muster mochte den Knoten konsumieren. Das
rechte Muster dagegen verlangt einen materialisierten Wert. Da auch Ersetzungen
existieren, die den Knoten atomar ersetzen, ist es moglich eine bessere Befehlsaus-
wahl zu treffen, die den Const-Knoten sowohl konsumiert, als auch materialisiert.
Beispielsweise konnten die beiden Verwender in verschiedenen Grundblocken zu fin-
den sein, wobei in einem Fall der Registerdruck Prioritdt hat und im anderen Fall
die Befehlslange.

Wegen Beispielen dieser Art empfinden wir Rematerialisierung als notwendig fiir eine
gute Befehlsauswahl. Unsere Implementierung erweitert den Aufbau des PBQP, so
dass jede Alternative, die keine Wurzel ist, mit einer beliebigen Wurzelalternative
kombiniert werden kann. Die Anzahl der Alternativen eines Knoten wird dadurch
zwar quadratisch zur Anzahl der Aquivalenzklassen, allerdings ist diese Anzahl klein,
so dass wir keine spiirbaren Auswirkungen auf die Laufzeit feststellen konnten.

5.3.2 Problematik der Erweiterung

Es gibt Muster, die Knoten iiberdecken aber nicht modifizieren, d.h. sie nicht rety-
pisieren und keine ein- oder ausgehenden Kanten 16schen oder anlegen. Wenn man
Rematerialisierung zulésst, kann das zu Problemen fithren, wie in Abbildung 5.4 dar-
gestellt. Im ersten Schritt werden zwei Muster gefunden, die ersetzt werden koénnen,
wobei wir das Muster am Load-Knoten zuerst behandeln. Es spricht zunéchst nichts
dagegen, die Ersetzungsregel anzuwenden. Der Add-Knoten wiirde zwar keine Ver-
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5.3 Filter

Abbildung 5.4: Das Load-Add-Load-Problem.

wender mehr besitzen, der Programmgraph ist aber korrekt. Das Problem ist, dass
im zweiten Schritt eine Vorbedingung des anderen Musters verletzt wird. Der liber-
deckte Loado-Knoten darf keinen zweiten Verwender besitzen, da ein volatiler Load-
Knoten immer genau einmal vom Prozessor ausgefiithrt werden muss. Als Zusiche-
rung? 16scht die Add-Ersetzungsregel den Loads-Knoten. Im dritten Schritt hat der
ia32_Load-Knoten der ersten Ersetzung einen geloschten Knoten als Vorgénger. Der
Programmgraph ist jetzt ungiiltig, da notwendige Vorbedingungen fiir spatere Pha-
sen verletzt sind und es nicht mehr moglich ist ein giiltiges Programm auszugeben.

Um dieses Problem zu 16sen, muss beim Aufbau des PBQP entschieden werden, dass
die Add-Regel, die den Loads-Knoten tiberdeckt, keine giiltige Alternative darstellt,
falls der Add-Knoten selbst vom Load;-Muster iiberdeckt wird. Folgende Regel ga-
rantiert, dass keine zusatzlichen Verwender von Ladeoperationen erzeugt werden:
Ein volatiler Knoten darf nicht gleichzeitig konsumiert und durch Lade- bzw. Spei-
cheroperation ersetzt werden. Entsprechend dieser Regel vermerkt unsere Imple-
mentierung beim Aufbau des PBQP in der Kostenmatrix einen oo-Eintrag fiir die
Kombination der beiden Muster zwischen Load;- und Add-Knoten.

Leider kamen wir im Rahmen dieser Arbeit nicht dazu, den Beweis der Losungs-
garantie auf Rematerialisierung zu erweitern. Da wir trotz intensiver Bemiithungen
kein Programm konstruieren konnten, fiir das keine PBQP-Losung gefunden wird,
liegt die Vermutung nahe, dass eine solche Erweiterung des Beweises moglich ist.

Zengl.: assertion
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5.3.3 Kostenmodell

Wie bereits in Abschnitt 4.3 beschrieben, kann die Auswahl der Ersetzungsregeln
durch ein Kostenmodell gesteuert werden. Die Kosten in unserer Implementierung
fiir eine Auswahl an einem Knoten berechnet sich grob wie folgt:

1. Je grofler das Gesamtmuster, das zur Auswahl gehort, desto teurer die Aus-
wahl. Es werden trotzdem meist grole Muster ausgewéhlt, da mehrere kleine
Muster zusammen mehr kosten als ein grofles Muster, allerdings werden keine
unnotig groffen Muster ausgewahlt. Rematerialisierung wird nur selten genutzt,
weil meist ein kleineres Muster mit geringeren Kosten zur Verfiigung steht, das
den materialisierten Wert nutzt, statt den Knoten zu konsumieren.

2. Fiir Immediate- und Lea-Muster gibt es eine geringe Verglinstigung. So wird ein
Lea- gegeniiber einem Add-Muster bevorzugt, was sich positiv auf die Moglich-
keiten der Registerzuteilung auswirkt, da die Registerbeschrankungen des Add-
Befehls restriktiver sind. Dadurch kénnen weniger Auslagerungen notwendig
sein, was wiederum weniger Speicherzugriffe und damit eine bessere Codequa-
litdt bedeutet. Ein Immediate-Knoten bedeutet oft einen geringeren Register-
druck und somit ebenfalls weniger Auslagerungen.

3. Die Kosten werden multipliziert mit der Ausfiihrungshaufigkeit, die von einem
fritheren Programmlauf stammt oder geschétzt sein kann. Dies hat den Effekt,
dass haufig ausgefiihrte Befehle eine héhere Prioritat besitzen. Somit werden
beispielsweise innere Schleifen bei der Befehlsauswahl bevorzugt behandelt.

Die Kantenmatrizen bleiben von unserem Kostenmodell unberiihrt, da sich all unsere
Ideen stets durch Anderungen der Musterkosten realisieren lieBen. Allerdings kénnen
die Kostenmatrizen bei der in Abschnitt 8.2.3 angesprochenen Erweiterung eine
wichtige Rolle einnehmen. In Abschnitt 7.1 bewerten wir unser Kostenmodell in
Hinblick auf die erreichte Codequalitat.

5.4 Ersetzung

Um die Ersetzung vorzunehmen, benutzen wir den Graphersetzungsmechanismus
von GRGEN. Jedes ausgewéhlte Muster gehort zu einer Ersetzungsregel, die an-
gibt, wie dieser Teil des Programmgraphen transformiert wird. Die Auswahl, die
durch die Filterphase getroffen wurde, stellt sicher, dass keine Konflikte zwischen
den Ersetzungsregeln auftreten, so kénnen Ersetzungen unabhéngig voneinander
vorgenommen werden.
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6 Sprachentwurf

Es ist wiinschenswert, die Befehlsauswahl auf einer moglichst hohen Ebene mit einer
méchtigen Beschreibungssprache zu spezifizieren. So kénnen Fehler besser erkannt
und behoben werden, da die Darstellung knapper und weniger redundant ist. Bei der
Implementierung unserer Befehlsauswahl haben wir ein Programm entworfen, dass
aus einer knappen Darstellung von 37 Ersetzungsregeln tiber 7000 Ersetzungsmuster
generiert.

In diesem Kapitel wollen wir zuerst eine Anforderungsanalyse an eine Spezifikati-
onssprache erstellen, die Mechanismen des Prototyps PYGEN dokumentieren und
anschlieBend seine Grenzen aufzeigen. Um die Semantik der PYGEN-Sprache zu
erldutern, werden einige Implementierungsdetails angefiithrt. Das Ziel ist es mit die-
sem Wissen eine Sprache zu entwickeln, um schneller und zuverlassiger eine Befehls-
auswahl zu erzeugen, als es durch manuelle Programmierung méglich ist.

6.1 Anforderungsanalyse

Die Spezifikation einer Befehlsauswahl lasst sich in verschiedene Module zerlegen.
So gilt es zunéchst die Knoten der Zwischensprache bzw. der Zielarchitektur zu
modellieren. Diese kénnen anschlieffend zu (Muster-)Graphen zusammengefiigt wer-
den. Zuletzt werden Ersetzungsregeln spezifiziert, die einen Mustergraphen in einen
Zielarchitektur-spezifischen Graphen tiberfiihren.

Da sich die Knoten der Zwischensprache kaum von Zielarchitektur-spezifischen Kno-
ten unterscheiden, konnen diese durch eine gemeinsame Spezifikationssprache mo-
delliert werden. Die Knotenbeschreibung muss neben dem Knotennamen auch At-
tribute umfassen, die Eigenschaften des Knotens, wie zum Beispiel Kommutativitét,
beschreiben.

Mit den spezifizierten Knoten kénnen (Muster-)Graphen formuliert werden, die im
Rahmen einer Befehlsauswahl verwendet werden kénnen. Die gewurzelten DAGs aus
Kapitel 4 konnen durch geklammerte Ausdriicke beschrieben werden. So beschreibt
Add(Const(),Const()) eine baumartiges Muster fiir die Addition von zwei Konstan-
ten. Um die angesprochenen DAGs spezifizieren zu kénnen, werden Knotennamen
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vergeben, die anschlielend wiederverwendet werden. Sollen im obigen Beispiel beide
Const-Knoten identisch sein, so wiirde der Graph durch Add(x:Const(),x) spezifiziert
werden.

Bei Mustergraphen ist es zuséatzlich notwendig Bedingungen zu spezifizieren, die fir
einen Fund des Mustergraphen erfiillt sein miissen. Diese konnen sich auf Knoten-
Attribute beziehen oder auch durch zusétzliche Graphen ausgedriickt werden. Ein
Beispiel fiir letztere Bedingungen stellen die in Abschnitt 3.5 angesprochenen vola-
tilen Lade-Operationen dar.

Um zwei Graphen zu einer Ersetzungsregel zu kombinieren, miissen die Operanden
des neuen Befehls mit Knoten des Mustergraphen identifiziert werden. Dies ldsst sich
iiber gleiche Knotennamen bewerkstelligen, die dafiir sorgen, dass der Knoten auch
nach der Ersetzung erhalten bleibt. Eine weitere Notwendigkeit von Ersetzungsregeln
stellen Attributzuweisungen dar, durch die der erzeugte Knoten Attributwerte der
Musterknoten iibernehmen kann.

6.2 Der Prototyp PYGEN

Um die im vorherigen Abschnitt beschriebenen Anforderungen zu prézisieren, haben
wir den Prototyp PYGEN entwickelt, der Ersetzungsregeln fiir die TA-32-Architektur
generiert. Neben den bereits angesprochenen Anforderungen verfolgt PYGEN das
Ziel, eine kompakte Darstellung der Regeln zu erméglichen. Die dazu eingesetzten
Techniken werden in Abschnitt 6.2.2 vorgestellt. Zuvor wollen wir jedoch eine allge-
meine Einfithrung in PYGEN geben.

6.2.1 Einfiihrung

PyGEN umfasst eine Beschreibungssprache, die in Python[Pyt] eingebettet wurde!
und deshalb Konstrukte dieser Sprache wiederverwendet. Aus den spezifizierten Er-
setzungsregeln generiert PYGEN eine GRGEN-Regeldatei. Diese wird anschlieend
mit GRGEN in C-Anweisungen {ibersetzt, die in LIBFIRM eingebunden werden.

Knoten

Die Einbettung der Beschreibungssprache in Python zeigt sich beispielsweise da-
durch, dass Knoten als Klassen und Knotenattribute als Klassenattribute dargestellt
werden. So zeigt das folgende Beispiel die Spezifikation eines Add-Knotens:

'engl.: embedded domain specific language (EDSL)
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class Add:

commutative = True

Da alle Add-Knoten kommutativ sind, wird das commutative-Attribut mit True
initialisiert.

Graphen

Der Idee einen Graph als Term von Knotenobjekten zu formulieren, konnte in Py-
GEN direkt umgesetzt werden. Das folgende Beispiel zeigt einen Mustergraphen des
ia32_Lea-Befehls:

Add(Shl(sc=ScaleConst (), index=IR_node()), base=IR_node())

Die IR node-Knoten entsprechen dabei den untypisierten Knoten unserer Formali-
sierung aus Abschnitt 4.1. Diese Knoten besitzen die Namen base und index, die
vom Ersetzungsgraphen verwendet werden konnen. In PYGEN ist es immer erlaubt,
dass zwei Knoten eines Musters auf denselben Knoten des Programmgraphen ab-
gebildet werden. Dies ist natiirlich nur moéglich, wenn die Knoten den gleichen Typ
besitzen. Im obigen Beispiel konnen base und index also auf denselben Knoten des
Programmgraphen abgebildet werden, wéhrend keiner der beiden Knoten mit dem
ScaleConst-Knoten zusammenfallen kann. Miissen hingegen zwei Knoten identisch
sein, so werden bereits vergebene Knotennamen wiederverwendet:

Add(Shl(sc=ScaleConst (), index=IR_node()), index)

Fiir Mustergraphen ist es ebenfalls notwendig, Bedingungen fiir die Suche anzuge-
ben. Diese werden in den von PYGEN spezifizierten Knoten verankert. So priift der
obige ScaleConst-Knoten, ob sein Wert 1, 2 oder 3 ist, da nur 2 Bit des ia32 Lea-
Befehls fiir die Skalierung des index zur Verfiigung stehen.

Ersetzungsregeln
Um den ersten beiden obigen Mustergraphen zu einer Ersetzungsregel auszubauen,
bendtigen wir einen zugehorigen Ersetzungsgraphen. Dieser besitzt die Form

ia32_Lea(base, index)

und verwendet die base- und index-Knoten des Mustergraphen wieder. Dadurch blei-
ben diese Knoten bei der Ersetzung erhalten.
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Wahlt man feste Namen fiir diese wiederverwendeten Knoten, so brauchen diese
nicht bei jeder Regeln explizit angegeben werden. In PYGEN bekommt das obige
ia32_Lea deshalb keine Knoten iibergeben, sondern geht davon aus, dass im Muster
zwei Knoten mit dem Namen base und index vorkommen. Wir haben allerdings
gesehen, dass fiir den ia32_Lea-Knoten auch Mustergraphen existieren, die keinen
base-Knoten besitzen. Dies stellt kein Problem dar, da solche optionalen Knoten mit
Standard-Werten vorbelegt sind, die dafiir sorgen, dass eine konsistente Ersetzungs-
regel generiert wird. Im folgenden ist eine PYGEN-Regel fiir den ia32_Lea-Befehl
gezeigt:

Rule (

pattern =

Add(Shl(sc=ScaleConst (), index=IR_node()), base=IR_node()),
modify = ia32_Lea()

)

Wie man sieht, verwendet die Regel-Spezifikation ebenfalls Klammerausdriicke, de-
ren Elemente der Musterteil (pattern) und die Ersetzung (modify) sind.

Damit der erzeugte ia32_Lea-Befehl auch die richtige Skalierung verwendet, muss
sein scale-Attribut auf den Wert des ScaleConst-Knotens sc gesetzt werden:

ia32_Lea.scale = sc.intval

Diese Zuweisung ist Teil der ia32_Lea-Spezifikation und wird nur ausgefiihrt, wenn
der Mustergraph den Knoten sc enthélt.

Bei den bisherigen Beispielen wurde nur ein 1A-32-spezifischer Knoten erstellt. Al-
lerdings exisitieren auch Regeln, die mehrere dieser Knoten erzeugen. Ein Beispiel
stellt die in Abbildung 6.1 gezeigte Konvertierung eines unsigned int-Wertes in
einen float-Wert dar, die bei priziser? FlieBkomma-Arithmetik drei Speicher- und
zwei Ladebefehle erfordert®. Die Konvertierung der Zweierkomplement- in die IEEE-
754-Kodierung erfordert drei Speicherzugriffe, da kein Befehl zur Verfiigung steht,
um einen Wert direkt im Register umzuwandeln. Zunéchst muss der 4 Byte unsigned
int-Wert gespeichert und um 4 fiihrende Nullbyte erweitert werden, da der anschlie-
Bende Ladebefehl 8 Byte ladt. Nach diesem Ladebefehl befindet sich der Wert zwar
richtig kodiert in einem FlieSkommaregister, allerdings ist seine Prazision zu hoch
fir einen 32-Bit-FlieBkommawert. Deshalb wird der Wert noch einmal in 32 Bit
gespeichert, um ihn durch erneutes Laden auf die korrekte Genauigkeit zu runden.

2siche auch /fp Visual C++ Compiler Options:
http://msdn.microsoft.com/en-us/library/e7s85ffb.aspx
3mit SSE2-Befehlssatz geht es allerdings auch durch genau einen Befehl: CVTDQ2PS
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ia3Z2_Immediate 0 1615
F 1

iad2_Store [4][u] [AM O] 161F
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Abbildung 6.1: Darstellung einer Konversion eines vorzeichenlosen int-Wertes (der
ProjIu 0 1425 Knoten) in einen vorzeichenbehafteten Wert (der
ProjE 0 1616 Knoten).
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Da sich Ersetzungsgraphen ebenfalls als Klammerausdriicke darstellen lassen, sind
solche Graphen, wie im obigen Beispiel, nicht problematisch. Sie zeigen jedoch die
Notwendigkeit einer kompakten Reprasentation, da viele, teilweise redundante Gra-
phen dieser Grofle existieren.

6.2.2 Techniken zur kompakten Darstellung

Soweit bisher vorgestellt, ist PYGEN eine hinreichende Spezifikationssprache, welche
die Anforderungen aus Abschnitt 6.1 erfiillt. Da jedoch eine kompakte Darstellung
der Ersetzungsregeln wiinschenswert ist, bietet PYGEN weitere Techniken an.

Vererbung von Knoteneigenschaften

Bei der Deklaration der Knotentypen fallt auf, dass die Attribute vieler Knoten
identisch sind. Wenn diese Attribute flir jeden Knoten explizit annotiert werden
miissen, geschehen leicht Fehler durch kleine Inkonsistenzen, da die Spezifikation
durch die redundanten Anweisungen uniibersichtlich wird. Wiinschenswert ware es,
diese Knoten zu Gruppen zusammenzufassen und die Attribute vergeben zu koénnen,
ohne sich wiederholen zu miissen. Da Knoten in PYGEN als Klassen reprasentiert
werden, kénnen durch gemeinsame Superklassen Knotengruppen entstehen und At-
tribute ohne Wiederholung deklariert werden.

class BaseNode:
commutative = True
class And (BaseNode ): pass
class Or (BaseNode ): pass
class Not (BaseNode ): pass
class Shl (BaseNode )
commutative = False

Im Beispiel erben die Knotenklassen And, Or und Not alle jeweils von der Klasse
BaseNode. Gleiches gilt auch fiir die Klasse Shl, allerdings setzt diese zusétzlich das
Attribut commutative auf False. Die pass Anweisung kennzeichnet einen leeren
Klassenrumpf.

Teilregeln und Schablonen

Manche Regelteile, wie die Adressberechnung, wiederholen sich, so dass es sich an-
bietet, diese Teilmuster in einen eigenen Knoten zu kapseln.
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Store (AddressCalc (), mem=IR_node (), store_val=IR_node())
Load (AddressCalc (), mem=IR _node ())

In den beiden Beispielen reprisentiert AddressCalc ein komplexes Teilmuster, das
auf diese Weise nicht in beiden Regeln explizit formuliert werden muss.

Dual dazu existieren Regeln, die bis auf Teilmuster gleich sind. Fiir diesen Fall benut-
zen wir einen Mechanismus, der unterschiedliche Teilmuster in eine Regelschablone
einsetzt.

pats = (
Load (AddressCalc (), mem=IR_node()),
Load (mem=IR _node (), symconst=SymConst()),
Load (mem=IR _node (), base=IR_node()) )
for pat in pats:
print Rule(pattern=pat, modify=ia32.Load())

In diesem Beispiel sind in pats drei Muster angegeben, mit denen jeweils durch
Einsetzen als pat eine Regel spezifiziert wird, die das Muster durch ein ia32 Load
ersetzt.

Ausfalten und Klonen von Regeln

Es gibt Befehle mit optionalen Fihigkeiten. Beispielsweise kann der ia32_Store-
Befehl entweder ein Register speichern oder direkt einen festen Wert. Abgesehen von
diesem kleinen Unterschied sehen die beiden Regeln gleich aus. PYGEN erlaubt es,
diese Regel einmal zu spezifizieren und anschlieflend in ihre Varianten ,,auszufalten*:

contexts.split (’consume_immediate’, True, False)

Varianten werden in sogenannten Kontexrten verwaltet, die einer PYGEN-Regel zu-
geordnet sind. Jede spezifizierte Regel erhilt einen Kontext, in dem beliebige Werte
unter Bezeichnungen gespeichert werden. Eine Regel kann auch mehr als einen Kon-
text enthalten, was dazu fiithrt, dass GRGEN-Regeln entsprechend des Kontexts in
der jeweiligen Regelvariante erzeugt werden. Ein Kontext enthélt beispielsweise In-
formationen, welcher Knoten einem bestimmten Namen zugeordnet ist. Das Erzeu-
gen zusatzlicher Kontexte aus dem einen Ursprungskontext einer Regel bezeichnen
wir als ,,Ausfalten®.

Die split-Anweisung im obigen Beispiel verdoppelt wahrend der ersten PYGEN-
Phase die Kontextmenge und setzt das Attribut consume_immediate jeweils einmal
auf True und einmal auf False. Die Kontextmenge der Regel ist nun doppelt so grofi.
Die Regel erzeugt bei der Ausgabe fiir jeden Kontext eine GRGEN-Regel, so dass nun
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fiir jede vorher existierende Variante jeweils eine Variante mit consume_immediate
gleich True und gleich False existiert. Diesen Mechanismus bezeichnen wir als Aus-
falten einer Regel.

Manchmal reicht das einfache Ausfalten alleine nicht aus, weil die Varianten auf un-
terschiedliche Art weiter aufgefalten werden miissen. Beim Ausfalten in die verschie-
denen Varianten von Typkonversionen miissen manche Konversionen als ,strikt“
markiert werden, d.h. der Kontextwert strict_conv muss auf True gesetzt werden.
Eine strikte Konversion ist durch das Quellprogramm vorgegeben und nicht nur zur
Typanpassung eingefiigt. Andere Konversionen dagegen kdénnen strikt sein, d.h. die
Regel muss in zwei Varianten ausgefaltet werden, da der Kontextwert strict_conv
sowohl True als auch False sein kann. Dazu bietet unsere Implementierung Klon-
und Verschmelzmethoden an.

mergelist = list ()
for conv in conversions:

¢ = contexts.clone ()

if maybe_strict(conv):
c.split(’strict_conv’, True, False)

if must_be_strict(conv):
c.set(’strict_conv’, True)

mergelist .append(c)
contexts.clear _and _merge (mergelist)

In diesem Beispiel werden Klone ¢ der Kontextmenge erstellt und weiter verarbeitet.
Es wird strict_conv entweder auf wahr gesetzt oder der Kontext weiter ausgefaltet
und zwei Varianten fiir wahr und falsch erstellt. Anschliefend wird die urspriingliche
Kontextmenge mit dem Aufruf contexts.clear_and merge (mergelist) durch die
Vereinigung aller Klone ersetzt.

Es ist auch moglich das split-Beispiel oben als Klonoperation darzustellen, was
allerdings nicht als kompakt bezeichnet werden kann:

mergelist = list ()
for x in (True, False):
¢ = contexts.clone ()
c.set (’consume_immediate’, x)
mergelist .append(c)
contexts.clear_and_merge (mergelist)
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6.3 Grenzen des Prototyps

Durch die Entwicklung des Prototypen PYGEN haben wir viele Erkenntnisse iiber
Entwurf und Implementierung eines Befehlsauswahlgenerators gewonnen. Um wéh-
rend der Entwicklung des Prototyps flexibel zu bleiben, haben wir Sprache und
Generator nicht scharf getrennt, was sich negativ auf langerfristige Wartbarkeit und
Erweiterbarkeit auswirkt. Auflerdem ldsst unser Prototyp einige Sprachkonstrukte
vermissen, die ihn von einem ausgereiften Befehlsauswahlgenerator unterscheiden:

Unterstiitzung von Mustergraphen mit mehreren Wurzeln. Einige Maschinenbe-
fehle lassen sich nicht durch Mustergraphen mit nur einer Wurzel darstellen.
In unserer theoretischen Betrachtung und Implementierung finden sich nur
gewurzelte Muster und es ist moglich damit eine Befehlsauswahl zu erstellen.
Bestimmte Operationen und damit Optimierungen miissen in diesem Fall aller-
dings ungenutzt bleiben. Ein Beispiel stellt ein Ladebefehl mit Postinkrement
dar, der von einer Adresse ladt und diese dann inkrementiert, denn dessen
Mustergraph besitzt zwei Wurzeln, die einmal den geladen Wert und einmal
die modifizierte Adresse repriasentieren. Ein Befehlsauswahlgenerator sollte die
Moglichkeit bieten, solche DAG-Muster zu spezifizieren und zu verarbeiten.

Einbinden beliebiger Funktionen. In einigen Féllen ist es vorteilhaft auf bereits
vorhandene Funktionalitiit des Ubersetzers zuriickzugreifen oder komplexe Be-
rechnungen in eigene Funktionen auszulagern, um Codeduplikation zu vermei-
den und die spezifizierten Regeln iibersichtlich zu halten. So konnen bei ARM-
Architekturen Const-Knoten, die einen Wert der Form (k mod 2%) ror (2k'+
1) besitzen, direkt als Werte im Assemblercode erzeugt werden. Da der Uber-
setzer bereits eine Funktion zum Priifen dieser Form bereitstellt, kann diese
fir die Mustersuche wiederverwendet werden.

Durch die Verwendung von GRGEN entstehen weitere Einschrankungen, die sich auf
die Moglichkeiten der Mustersuche auswirken:

Verwenden geeigneter Suchstrategie. GRGEN erstellt fiir jeden Programmgraph
dynamisch einen Suchplan, der eine effiziente Suche ermoglicht, aber auch eine
hohe Initialisierungszeit der Mustersuche (ca. 1,2 Sekunden) mit sich zieht.
Allerdings ist ein statischer Suchplan fiir uns Zwecke ausreichend und wiirde
die besagte Initialisierungszeit drastisch reduzieren.

Die Integration von GrGen war urspriinglich fiir Optimierungen konzipiert und
deshalb fiir die Suche nach Vorkommen eines Musters optimiert. Bei der Ver-
wendung von GrGen fiir die Befehlsauswahl miissen allerdings alle Vorkommen
einer Vielzahl von Mustergraphen gefunden werden, so dass es sich anbietet
alle Mustergraphen auf einmal zu suchen, um gemeinsame Teilgraphen nicht
wiederholt zu betrachten. Auf diese Problematik gehen wir in Abschnitt 8.2.1
ein.
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Ignorieren von irrelevanten Konversionen. Die von uns zu transformierenden Gra-
phen kénnen Conv-Knoten beinhalten, die bei der Mustersuche ignoriert wer-
den konnen. Die GRGEN Integration von LIBFIRM stellt allerdings keinen Me-
chanismus bereit, um diese Knoten zu tibergehen, weshalb die entsprechenden
Muster nicht gefunden werden.

In Abbildung 6.2 besitzt der Add-Knoten zwei Verwender, wobei der Load-
Knoten einen anderen Typen benétigt und deshalb ein Conv-Knoten zwischen-
geschaltet ist. Der Conv-Knoten lasst sich nicht entfernen, da dazu der Typ
des Add-Knotens gedndert werden miisste und dieser dann wieder inkompa-
tibel zu seinem zweiten Verwender ware. Eine Mustersuche, die irrelevante
Konversionen ignoriert, konnte das LA-Muster aus Abbildung 4.5 hier finden.

6.4 Sprachskizze

Wir haben nun die Fahigkeiten und Beschrénkungen von PYGEN betrachtet und
kennen die Anforderungen an eine kompakte, flexible und méchtige Spezifikations-
sprache fir eine Befehlsauswahl. In diesem Abschnitt wird eine Sprache beschrieben,
die alle gewlinschten Anforderungen erfiillt. Der Schwerpunkt liegt dabei auf den Me-
chanismen und Fahigkeiten — nicht auf Details wie der Modularisierung oder der
Syntax. Das Design einer Sprache wird oft unterschétzt und gerade im Bezug auf
Eigenheiten von speziellen Zielarchitekturen ist es schwer, die Hindernisse bereits
in der Planungsphase zu erkennen. Ziel ist es, unsere Erkenntnisse von der Imple-
mentierung des Prototyps fiir die [A-32-Architektur in eine Notation zu bringen, die
PyGEN an Effizienz und Michtigkeit {ibertrifft. Diese doménenspezifische Sprache?

“engl.: domain specific language (DSL)

Load

\
-
Abbildung 6.2: Ein ignorierbarer Conv-Knoten.
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umfasst sowohl die Spezifikation von Knoten der Zwischensprache und der Zielar-
chitektur als auch die Beschreibung der Ersetzungsregeln zur Transformation.

6.4.1 Mechanismen

Wie auch bei PYGEN beschreiben wir eine Reihe von Mechanismen. Da die Sprache
zusatzliche Konstrukte aus Abschnitt 6.3 unterstiitzt, ist die Ausdrucksméchtigkeit
grofler. Die Anzahl der verwendeten Mechanismen ist jedoch geringer.

Knoten

Zur Spezifikation von Knotentypen miissen Bedingungen und Attributen angegeben
werden. Dies ist fiir Knoten der Zwischen- wie auch der Zielsprache notwendig.
Beispielhaft sei die Deklaration eines Add-Knotens gegeben.

< Node

Add[2] commutative:bool «+— T

mode:ir_mode_t
is_valid(self)

Ein Add-Knoten hat zwei Nachfolger, was durch die annotierte [2] deklariert ist. Der
Generator kann so tiberpriifen, ob die Signatur zumindest der Anzahl der Argumente
nach, wie in FIRM definiert, eingehalten wird und den Entwickler auf Fehler in
Mustern hinweisen. Im Rumpf der Deklaration sind die vier moglichen Arten von
Angaben zu Knoten.

Vererbung Durch das < Symbol wird eine Vererbung® gekennzeichnet. Semantisch
ist diese Vererbung dquivalent dazu, den Rumpf der Node-Deklaration an die
Stelle der Vererbung zu kopieren. Ausnahme sind statische Attribute - diese
werden vom Kindknoten iiberschrieben.

Statische Attribute Attribute sind durch Namen und Typ deklariert und erhal-
ten einen festen Wert zugewiesen. Wir gehen davon aus, dass das Rahmen-
werk entsprechende Typen definiert und diese korrekt sind. Eine Uberpriifung
der Typen wird im Rahmen dieser Beschreibung nicht betrachtet. Durch den
Punktoperator kann auf den Wert eines Attributs zugegriffen werden. Nach
dem obigen Beispiel ist Add.commutative = T.

Dynamische Attribute Der Wert eines solchen Attributes wird erst durch den bei
der Mustersuche gepassten Knoten festgelegt.

5Diese Bedeutung des < Symbols ist der Notation von Cardelli zur objektorientierten Typtheorie
entnommen, wo es ebenfalls als Vererbung interpretiert wird.
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Bedingung Ein Ausdruck in Syntax der zu generierenden Sprache (fiir unsere Bei-
spiele C) der zu wahr oder falsch auswertet. Insbesondere kénnen beliebige
Funktionen aufgerufen werden, um vorhandene Funktionalitdt des Uberset-
zers zu nutzen. Der Ausdruck muss zu wahr auswerten, damit der Knoten
gepasst werden kann. Die Zusatzbedingungen von PYGEN kénnen mit diesem
Mechanismus realisiert werden. Als Variablen sind die Knotennamen und de-
ren Attribute verfligbar. Auflerdem muss der Knoten selbst durch eine Variable
adressierbar sein, wie im Beispiel durch self dargestellt. Dieser Mechanismus
kann beispielsweise dazu genutzt werden, um Konstanten, die nur bestimmte
Werte annehmen konnen, zu spezifizieren.

Muster

Gewurzelte DAGs lassen sich als Klammerausdruck mit benannten Knoten aus-
driicken. Ein Knoten wird einmal mit seinem Typen deklariert und kann im selben
Ausdruck durch seinen Namen referenziert werden. Im folgenden Beispiel hat die
Konstante x zwei verschiedene Add-Vorgénger, wie auch in Abbildung 6.3 zu sehen.
Der Klammerausdruck ist dadurch kein Baum mehr, sondern ein DAG.

Add(x:Const, Add(x, Node))

N

Add

AN

Add

Abbildung 6.3: DAG-férmiges Add-Muster.

Mit einer Liste von solchen Ausdriicken lassen sich allgemeine DAGs beschreiben,
also Muster mit mehreren Wurzeln. Um eine solche Liste zu kennzeichnen, benutzen
wir einen speziellen Knoten 7. Zum Beispiel wiirden zwei Load-Knoten, die von
derselben Adresse laden, wie in Abbildung 6.4 abgebildet, als Ausdruck so aussehen:

7(Load(x:Node), Load(x))

Fiir Ausdriicke aus mehreren 7-Knoten ist durch zwei Ersetzungsregeln angegeben,
wie diese zu einem 7 reduziert werden konnen. Die Zahl und Reihenfolge der Teil-
ausdriicke eines 7-Knotens ist dabei nicht relevant.
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/N

Abbildung 6.4: Zwei Ladeoperationen von derselben Adresse.

\V)
I

Bl

=N

] 25

Abbildung 6.5: Ein 7-Knoten kann zur Wurzel gemacht werden, ohne den spezifi-
zierten DAG zu verdndern.
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x(7(a,b,...),c) = 7(x(a,c),b,...)
7(7(a,b,...),c,...) = 1(a,b,c,...)

Die erste Regel erméglicht ein ,,Schieben* der 7-Knoten zur Wurzel und die zweite
Regel ein Zusammenfassen mehrerer 7-Knoten. Dass die zweite Regel die Bedeutung
des Ausdrucks erhélt, ist trivial. Es ist aber nicht intuitiv verstéandlich, wie eine Kan-
te zu einem 7-Knoten im Mustergraphen zu deuten ist. Dieser Fall kann aber durch
Verwendung von Hilfsknoten, wie wir sie weiter unten beschreiben, vorkommen. Am
klarsten scheint das Verstandnis, dass die Kante damit indirekt auf den ersten Nach-
folger des T7-Knoten gerichtet ist. Nach dieser Auffassung erhélt die erste Regel die
Semantik des Ausdrucks. In Abbildung 6.5 ist die Regel visualisiert und es ist zu
sehen, dass der Graph, wenn man die gepunkteten Teile des 7 Knotens ignoriert,
nach der Transformation der gleiche ist. Auf diese Art kann jeder Ausdruck zu einer
Normalform reduziert werden, die héchstens einen 7-Wurzelknoten enthélt.

Ersetzungsregeln

Nachdem nun Muster spezifiziert werden konnen, bleiben noch die Ersetzungsregeln.
Eine Ersetzung besteht aus einem zu suchenden Muster M, einem Graph G, in den
transformiert werden soll, und zusatzlichen Zuweisungen oder Bedingungen A;. Die
Transformation ist durch einen Pfeil dargestellt, also M = G{Ai,...,A,}. Die
atomare Ersetzung einer Addition kann dargestellt werden als
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6 Sprachentwurf

x:Add(left:Node, right:Node) = x:ia32_Add(left, right)

{ x.mode « unify(x.mode) }

Auf der rechten Seite der Ersetzung kénnen, wie auch links, ganze Knotenmuster
stehen. Im Beispiel ist links das atomare Add-Muster dargestellt mit den beiden
Nachfolgern left und right. So ist es moglich mehrere Befehle auszugeben, wie es
beispielsweise bei der Typkonversion notwendig sein kann. Die unify-Funktion, die
in der Zuweisung benutzt wird, ist ein Aufruf einer Funktion des Ubersetzers, in
dessen Codegenerierungsphase diese Ersetzungsregel verwendet wird.

Die Bedingungen einer Ersetzung, insbesondere Bedingungen von Knoten auf der
rechten Seite, miissen zum Zeitpunkt der Mustersuche gepriift werden. Wenn ein
Muster gefunden wurde, muss die Ersetzung moglich sein, insbesondere muss jede
Knotenbedingung der rechten Seite einer Ersetzung zu wahr auswerten. Die Beispie-
lersetzung beinhaltet eine Anweisung: Die Zuweisung des mode-Attributes, welche
dafiir sorgt, dass der verschmolzene Knoten denselben Attributwert besitzt wie der
x-Knoten der linken Seite. Es konnen weitere Anweisungen spezifiziert sein. Insbe-
sondere konnen Ausdriicke in der Syntax der zu generierenden Sprache angegeben
sein. Das erlaubt es, beliebige zuséatzliche Funktionen des Ubersetzers aufzurufen.

Durch den gleichen Wurzelnamen legt eine Regel fest, dass Vorganger ibernommen
werden. Im Beispiel oben bedeutet dies, dass jeder Vorgénger des x:Add-Knotens
nach der Transformation ein Vorgénger des x:ia32_Add-Knotens ist. Diese Angabe
ist vor allem dann wichtig, wenn mehrere Wurzeln transformiert werden sollen. Im
folgenden Fall ist ein Muster mit zwei Wurzeln gegeben, dessen Ersetzung darin
besteht, die beiden Wurzeln zu verschmelzen. Der Wurzelknoten der rechten Seite
bekommt dazu zwei Namen gleichzeitig zugewiesen.

7(x:Load(a:Node), y:Load(a)) = x,y:Load(a) { }

Bedingungsmuster

Es gibt Falle, bei denen die Anwendungsbedingung eines Musters ebenfalls als Mus-
ter formuliert werden kann. So kann beispielsweise ein spezieller, zusatzlicher Ver-
wender explizit verlangt werden. Als Beispiel sei folgende Regel gegeben, die eine
Not-Operation atomar ersetzt unter der Bedingung, dass ein Load-Nachfolger mit
einem weiteren Not-Verwender existiert. Diese Moglichkeit ist mit dem Existenz-
quantor markiert.

7(x:Not(y:Load), INot(y)) = x:ia32_Neg(y) { }
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6.4 Sprachskizze

Auf der anderen Seite kann eine bestimmte Mustererweiterung verboten werden,
was mit dem negierten Existenzquantor dargestellt ist. Die folgende Regel ist nur
anzuwenden, wenn es keine weiteren Not-Verwender der Ladeoperation gibt.

7(x:Not(y:Load(a:Node)), #Not(y)) = x:ia32_NegL(a) { }

PYGEN kann keine Muster mit mehreren Wurzeln spezifizieren. Da dieser Mecha-
nismus allerdings filir wenige ausgewahlte Falle notwendig ist, wurden als Zwischen-
l6sung einige wenige Spezialknoten erstellt. Ein Beispiel ist die Konsumierung einer
volatilen Ladeoperation von einer Rechenoperation. Eine solche Ersetzungsregel darf
nur angewendet werden, wenn der volatile Ladebefehl keinen zweiten Verwender be-
sitzt, da sonst die Ladeoperation mehrmals durchgefiihrt werden wiirde und sich
dadurch die Programmsemantik dndert. Mit der beschriebenen Sprache lasst sich
dieses Muster allerdings darstellen:

7(Add(1:Load(Node)), ANode(1))

Hilfsknoten und Mustervarianten

Da eine Musterbeschreibung oft redundante Teilmuster enthélt, fiihren wir zusétz-
liche Hilfsknoten ein. So lassen sich beispielsweise ganze Ausdriicke einem Hilfskno-
ten zuweisen und spéater als Platzhalter verwenden. Im folgenden Beispiel wird ein
Hilfsknoten helper in einem Ausdruck verwendet. Der zweite Ausdruck ist gleichbe-
deutend und entspricht dem Einsetzen des helper-Musters.

helper = Add(x:Const, Add(x, Node))
Add(helper, y:Node) = Add(Add(x:Const, Add(x, Node)), y:Node)

Dies realisiert den PYGEN-Mechanismus zur Angabe von Teilregeln. Vor allem wird
diese Technik niitzlich in Verbindung mit Varianten, die durch V gekennzeichnet
werden. Sie entsprechen dem Ausfalten von Regeln. Im folgenden Beispiel werden
dem helper-Knoten zwei verschiedene Varianten zugewiesen.

helper = Add(Node, Node) VV Add(const:Const, Node)
Diese Varianten sind innerhalb von Ersetzungsregeln von Bedeutung, da fiir jede
Variante eine eigene Regel erzeugt werden muss. Der Schablonenmechanismus von

PYGEN lésst sich durch Hilfsknoten ausdriicken.

helper = op2:Node V immediate:Const
a:Add(opl:Node, helper) = a:ia32_lea(opl, op2 V immediate)
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6 Sprachentwurf

Wenn ein Muster an mehreren Stellen Varianten besitzt, wird das kartesische Pro-
dukt gebildet. Dieses Ausfalten von Varianten kann allerdings durch Bedingungen
eingeschriankt sein. Eine Regel, die unerfiillbare Bedingungen enthéalt, wird ignoriert.
Die implizite Bedingung ist, dass auf der rechten Seite einer Ersetzung undeklariert
verwendete Namen auf der linken Seite deklariert sein miissen. Im obigen Beispiel
fiihrt das dazu, dass fiir die op2-Variante im helper-Knoten auch auf der rechten
Seite der Ersetzung nur die op2-Variante giiltig ist.

Durch Varianten kann es vorkommen, dass Anweisungen einer Ersetzungsregel nicht
ausgefiihrt werden konnen, da der entsprechende Knoten in der aktuellen Variante
nicht existiert. In diesem Fall wird die Anweisung ignoriert. Fiir das obige Beispiel
wiirde die Regelanweisung { a.imm <« immediate.value } nur fiir den Fall ausgefiihrt
werden, dass helper als immediate:Const ersetzt wird. Fiir den Fall, dass helper =
op2:Node ist, existiert kein Knoten mit Namen immediate und die Zuweisung wird
ignoriert.

Ersetzungsvarianten

Unterschiedliche Ersetzungen in einer Regel kénnen notwendig werden, wenn sich
Varianten im Muster befinden. Im folgenden Beispiel wird, je nachdem, welchen
Wert src.mode besitzt, ein Befehl zur Ganzzahl- oder FlieBkommaaddition erzeugt.

a:Add(left:Node, right:Node) =
a:ia32_add(left, right) { src.mode is integer },
a:ia32_fadd(left, right) { src.mode is float }

Die Angabe mehrerer Ersetzungsmoglichkeiten auf der rechten Seite fiihrt dazu, dass
das Muster links auch entsprechend mehrfach gefunden wird. Die Schreibweise ist
dquivalent dazu mehrere Regeln mit identischen linken Seiten zu spezifizieren. Wel-
che Regel letztendlich angewendet wird, hdngt dann von Kostenmodell und PBQP-
Loser ab. Falls allerdings Bedingungen im Ersetzungsrumpf stehen, miissen diese
bei der Suche gepriift werden, was bedeutet, dass sich die Muster der linken Seite
durchaus unterscheiden kénnen.

6.4.2 Grenzen

Die beschriebene Sprache ist zur Spezifikation einer Befehlsauswahl. Sie besitzt aller-
dings bereits groBe Ahnlichkeit mit der Spezifikation einer ganzen Codegenerierung,
wie sie beispielsweise BEG[ESL89] bietet. Die Sprache wire vor allem um Regis-
terbeschrankungen der einzelnen Befehle und Assemblercodierung zu erweitern, was
sich leicht in den Knotenspezifikationen unterbringen lief3e.
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6.4 Sprachskizze

Zusétzlich miisste aber noch eine Maschinenbeschreibung entwickelt werden, die das
Registerlayout beschreibt. So muss die Grofle der einzelnen Register beschrieben
werden und ob sie Teil eines anderen Registers sind. Zur Registerzuteilung muss es
moglich sein, einzelne Register auszulagern, was im Detail von der Zielarchitektur
abhangt.

93



7 Bewertung

Wahrend wir uns im vorherigen Kapitel unter anderem mit den Sprachkonstrukten
von PYGEN befasst haben, betrachten wir nun die von PYGEN generierte Befehls-
auswahl. Als Referenz steht uns die handgeschriebene Befehlsauwahl der LIBFIRM
zur Verfligung, die auf einem Greedy-Algorithmus basiert. Da LIBFIRM einen mo-
dularen Austausch der Befehlsauswahl-Verfahren erlaubt, kann die Befehlsauswahl
unabhéngig von den anderen Phasen des Codegenerators evaluiert werden.

7.1 Codequalitat

Um Aussagen tiber die Qualitat des erzeugten Codes machen zu kénnen, verwenden
wir Testprogramme aus der CINT2000-Sammlung der SPEC!, die sich zum Vergleich
verschiedener Ubersetzer (und Prozessoren) etabliert hat.

In Tabelle 7.1 sind die gemessenen Laufzeiten der Programme der generierten Be-
fehlsauswahl (,PBQP*) und der handgeschriebenen Befehlsauswahl (,, LIBFIRM®) zu
sehen. Um zu zeigen, wie gut LIBFIRM im Vergleich zu bekannten Ubersetzern ist,
wurde zuséatzlich eine Messung mit GCC 4.2.1 vorgenommen. Die Testprogramme
wurden mit den gleichen (Optimierungs-)Parametern iibersetzt und auf einem Pen-

tium 4 mit 2,4 GHz und 1 GB Arbeitsspeicher ausgefiihrt.

Die Messungen zeigen, dass unsere Befehlsauswahl im Durchschnitt geringfligig lang-
samere Programme erzeugt und somit keine Verbesserung gegeniiber der handge-
schriebenen Befehlsauswahl erzielen konnte. Mégliche Griinde fiir diese Laufzeitdif-
ferenz sind:

1. Die Moglichkeiten der Zielarchitektur werden nicht voll ausgenutzt.
2. Das Kostenmodell spiegelt die realen Laufzeiten nur ungeniigend wider.

3. Heuristische Entscheidungen fithren zu PBQP-Losungen, die stark von der
optimalen Losung abweichen.

Zur Untersuchung des dritten Grundes haben wir einen weiteren Losungsalgorithmus
implementiert, der mittels roher Gewalt die optimale Losung einer PBQP-Instanz

!Standard Performance Evaluation Corporation
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7.1 Codequalitét

Testprogramm GCC LIBFIRM PBQP Ll‘)BBFéTgI

164.g7ip 187 182 186 97.7%
175.vpr 276 296 292  101.3%
176.gcc 123 130 135 96.5%
181.mcf 327 329 327 100.5%
186.crafty 135 124 134 92.5%
197.parser 257 261 264  98.8%
253.perlbmk 250 196 220 89.1%
254.gap 128 139 142 97.9%
255.vortex 200 206 214 96.3%
256.bzip2 236 242 244 99.2%
300.twolf 459 512 479  107.0%

Durchschnitt  97.9%

Tabelle 7.1: SPEC Vergleich der Laufzeiten der generierten Programme zwischen
PBQP- und handgeschriebener Befehlsauswahl.

ermittelt. Dabei greifen wir, analog zum heuristischen Losungsalgorithmus, wenn
moglich, auf informationserhaltende Reduktionen zuriick. Trotz dieser Optimierung
ist die Laufzeit im schlechtesten Fall exponentiell und skaliert somit nicht fiir grofie
Programmgraphen.

Der in Tabelle 7.2 dargelegte Vergleich der beiden Algorithmen fiir die CINT2000
Programme zeigt, dass 99% der heuristischen Reduktionen die optimale Alternative
ausgewahlt haben. Weiter fillt auf, dass die Heuristik, gegeniiber den informati-
onserhaltenden R1- und R2-Reduktion, nur selten zur Anwendung kommt, wes-
halb insgesamt 99,9998% aller Knoten optimal reduziert wurden. Der heuristische
Losungsalgorithmus des PBQP kann somit als Ursache fiir die angesprochene Lauf-
zeitdifferenz ausgeschlossen werden.

Bei der Entwicklung von PyGen konnten wir beobachten, dass sich die Laufzeit der
Programme durch zusatzliche Mustergraphen verbesserte. Wir vermuten deshalb,
dass weitere Regeln eine noch bessere Laufzeit nach sich ziehen. Kénnte man die in
Abschnitt 6.3 beschriebenen Einschrankungen der Mustersuche aufheben, kénnten
weitere Regeln spezifiziert werden. Dies erscheint uns als der effektivste Weg zur
weiteren Verbesserung der Laufzeiten.

Einen weiteren Ansatz zur Laufzeitverbesserung stellt das Kostenmodell dar. Unser
Kostenmodell basiert auf statischen Musterkosten, die dynamisch mit der geschétzen
Ausfiihrungshaufigkeit des Befehls multipliziert werden. Dadurch wird die Auswahl
an Knoten innerer Schleifen hoher gewichtet als an Knoten, deren Befehle nur einmal
ausgefiihrt werden. Allerdings erschwert dieses Vorgehen die Auswahl von Mustern,
die sich iiber Schleifengrenzen hinweg erstrecken. Allgemein besteht die Frage, wann
grundblockiibergreifende Muster vorteilhaft sind. Falls sich fiir diese Frage gute Heu-
ristiken finden lassen, ist ebenfalls eine Verbesserung der Laufzeiten zu erwarten.
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7 Bewertung

Testprogramm R1 R2 RN sub g3 +§12\I RN Rl fﬁg’ RN
164.gzip 6.550 o981 0 0 0% 0%
175.vpr 18.412 4.528 42 0 0,137% 0%
176.gcc 244.541 33.426 52 2 0,012%  0,00048%
181.mcf 1.782 233 1 0 0,033% 0%
186.crafty 24.263 6.819 12 0 0,031% 0%
197.parser 25.297 3.340 0 0 0% 0%
253.perlbmk 99.917  14.869 3 0 0,002% 0%
254.gap 80.558 19.402 47 0 0,034% 0%
255.vortex 112.548  17.750 9 0 0,005% 0%
256.bzip2 6.529 660 2 0 0,019% 0%
300.twolf 31.602 8.538 32 0 0,065% 0%

651.999 110.146 200 2 0,018%  0,00018%

Tabelle 7.2: Trotz heuristischer RN-Reduktionen konnten fast alle Funktionen der
SPEC-Programme optimal tiberdeckt werden.

7.2 Ubersetzerlaufzeit

Die Leistungsfihigkeit eines Ubersetzers wird zumeist an der Qualitét des erzeugten
Kompilats gemessen, jedoch gebiihrt der Laufzeit des Ubersetzungsvorgangs ebenso-
viel Beachtung, da auch grofle Programme, wie z.B. Betriebssysteme, in akzeptabler
Zeit libersetzt werden sollen.

Da unsere Befehlsauswahl sich klar in Phasen unterteilen lasst, wollen wir deren
Laufzeit getrennt nach Suche, Auswahl und Ersetzung betrachten. Dazu haben wir
die Laufzeiten fiir drei Programmgraphen verschiedener Gréfienordnungen in Tabel-
le 7.3 aufgetragen. Wie man erkennen kann, dominiert die Laufzeit der Mustersuche
die Laufzeiten der PBQP-basierten Auswahl der Befehle und der anschliefenden
Ersetzung.

Knoten Suche Auswahl FErsetzung PBQP LiBFIRM LIIDB%%P;W
71 401 ms 1 ms 1 ms 925 ms 1 ms 925
1.449 420 ms 134 ms 9 ms 1.197 ms 10 ms 119
5.734  3.562 ms 34 ms 20 ms  4.225 ms 65 ms 65
54.948  7.781 ms 259 ms 146 ms  8.862 ms 588 ms 15
105.376 25.555 ms 1.005 ms 497 ms 29.265 ms 2.294 ms 13

Tabelle 7.3: Vergleich der Ubersetzungslaufzeiten der generierten Befehlsauswahl
(PBQP) mit der handgeschriebenen Befehlsauswahl (LIBFIRM).

Weiter féllt auf, dass die generierte Befehlsauswahl (PBQP) selbst fiir kleine Pro-
grammgraphen bereits eine Laufzeit von einer Sekunde benétigt, was sich auf die
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7.3 Spezifikationsumfang

Initialisierung der Mustersuche zuriickfithren lasst. Die verwendete GRGEN-Imple-
mentierung bendétigt aufgrund der groflen Menge an Regeln eine einmalige Initia-
lisierungszeit von ca. 0,5 Sekunden. Diese Initialisierungszeit ist in der Suchphase
nicht eingerechnet, die PBQP-Gesamtzeit ist also die Summe aus Initialisierung, Su-
che, Auswahl und Ersetzung. Zuséatzlich fallen fiir jede Funktion ca. 0,4 Sekunden
zur Anfertigung eines dynamischen Suchplans[Bat05] an. Bei grolen Programmgra-
phen kommt den Initialisierungszeiten weniger Gewichtung zu und die Laufzeit der
generierten Befehlsauswahl nahert sich der Laufzeit der handgeschriebenen Befehls-
auswahl an. Das erreichte Verhaltnis von 13 zeigt, dass die generierte Befehlsauswahl
fiir grofle Funktionen skaliert.

Die hohen Initialisierungszeiten der Mustersuche fithren zu einem schlechten Lauf-
zeitverhalten bei Programmen mit vielen kleinen Funktionen. Abhilfe wiirde die
Einfiihrung eines statischen Suchplans schaffen, der die dynamischen Suchpléne er-
setzt. Dadurch wiirde die Initialisierungszeit von 0,4 Sekunden fiir jede Funktion
entfallen.

Auch die Arbeitsweise der Mustersuche kann besser an das Szenario der Befehls-
auswahl angepasst werden. Zurzeit werden die Mustergraphen unabhangig vonein-
ander gepasst, d.h. es werden Mustergraph fiir Mustergraph alle Vorkommen im
Programmgraph gesucht. Allerdings haben viele Mustergraphen gemeinsame Teil-
graphen, die bereits durch die Spezifikation identifiziert sind oder durch zusatzliche
Analysen bestimmt werden konnen. Mit geeigneten Suchstrategien konnen diese ge-
meinsamen Teilgraphen wiederverwendet werden.

7.3 Spezifikationsumfang

Der grofite Vorteil einer generierten Befehlsauswahl ist deren kompakte Spezifikation
und die damit verbundene Erleichterung bei der Anbindung neuer Zielarchitekturen
an die gegebene Zwischensprache. In diesem Abschnitt vergleichen wir den Umfang
beider Befehlsauswahlvarianten in LIBFIRM.

Unsere Spezifikation der Befehlsauswahl besteht im Kern aus dem Regelgenerator
PYGEN, der die iiber 7000 Ersetzungsregeln generiert. Der Rest der Implementie-
rung, wie Mustersuche und Ersetzung, ist generisch und wird deswegen nicht zur
Spezifikation gerechnet. In Tabelle 7.4 ist ein Uberblick iiber die Lénge der einzel-
nen Module von PYGEN aufgefiihrt.

97



7 Bewertung

Datei Zeilen Funktion

am_test.py 143 Ersetzungsregeln
ext_ia32.py 75 Hilfsknoten

firm.py 577 Knoten der Zwischensprache
ia32.py 925 Knoten der Zielarchitektur
rules.py 74 Bibliothek

utils.py 83 Bibliothek

Insgesamt 1876

Tabelle 7.4: Zeilenanzahl von PYGEN gemessen mit we -1.

Der TA-32-spezifische Teil von PYGEN, bestehend aus den Knoten der Zielarchi-
tektur, Hilfsknoten und den Ersetzungsregeln, umfasst weniger als 1200 Zeilen. Im
Vergleich dazu besitzt die handgeschriebene Befehlsauswahl? fast 9000 Zeilen. Dieser
Unterschied von fast einer Groflenordnung erklart sich durch die Verwendung einer
doménenspezifischen Sprache und der daraus resultierenden kompakten Darstellung.

2Gerechnet wurden die Dateien ia32_transform.c, ia32_spec.pl, ia32_common_transform.c und
ia32_address mode.pl (Zeilen gezahlt durch we -1)
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8 Zusammenfassung und Ausblick

8.1 Zusammenfassung

Mit dieser Arbeit haben wir den Aufbau und die Losung eines PBQP einer Befehls-
auswahl formalisiert und gezeigt, unter welchen Voraussetzungen eine Losung garan-
tiert werden kann. Die beiden Kernbedingungen einer Mustermenge — ,,atomar-voll-
standig” und ,,.kompositional“ — sind einfach iiberpriifbar und hinreichend, um mit
unserem Algorithmus fiir alle FIRM-Programmgraphen eine giiltige Befehlsauswahl
zu treffen. Durch diese Verifikation kann sich der Entwickler auf die Zuverlassigkeit
der verwendeten Algorithmen verlassen.

Anhand der Umsetzung einer praktisch verwendbaren Befehlsauswahl im LIBFIRM-
Rahmenwerk haben wir die Anforderungen an eine effektive Spezifikationssprache
dokumentiert und anschlieffend eine Sprache entworfen, die mit einer iibersichtli-
chen Anzahl an Mechanismen diese Anforderungen erfiillt. Eine Spezifikation in
dieser Sprache bietet einen besseren Uberblick als eine handische Implementierung.
Voraussetzungen zur PBQP-Auswahl kénnen statisch anhand der spezifizierten Re-
gelmenge tiberpriift werden. Der Regeliibersetzer kann den Entwickler iiber fehlende
Muster informieren und fehlende Regeln aus anderen Regeln zusammensetzen. Unser
entworfenes Werkzeug fiihrt durch den Prozess der Spezifikation einer Befehlsaus-
wahl zu einem robusten Produkt.

Wir haben eine Regelmenge fiir die Zielarchitektur IA-32 erstellt, um unsere generier-
te PBQP-Befehlsauswahl mit einer handgeschriebenen Befehlsauswahl vergleichen
zu kénnen. Die Geschwindigkeit der iibersetzten Programme liegt, eine hinreichend
umfangreiche Regelmenge vorausgesetzt, gleichauf mit anderen Ubersetzern. Wir
konnten in unserer Implementierung konkrete Verbesserungsmoglichkeiten identifi-
zieren und einen effizienten Entwurf von Sprache und Implementierung angeben.

Unsere Arbeit liefert die Grundlage fiir ein Werkzeug zur Generierung einer Befehls-
auswahl, die keine signifikanten Nachteile gegentiber einer handischen Programmie-
rung zeigt. Solch ein Werkzeug kann zuséatzlich eine Spezifikation auf Korrektheit
iiberpriifen und dem Entwickler gezielte Hilfestellungen geben, um eine leistungsfahi-
ge Befehlsauswahl schnell und zuverlassig zu erstellen.
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8 Zusammenfassung und Ausblick

8.2 Ausblick

Im Rahmen dieser Diplomarbeit waren einige interessante Ideen aus Zeitgriinden
nicht weiter zu verfolgen.

8.2.1 Verbesserte Mustersuche

Wie schon in Abschnitt 6.3 und Abschnitt 7.2 angesprochen, ist die Mustersuche ein
Problem in Hinblick auf die Laufzeit des Ubersetzers. Verbessern wiirde sich diese
Situation durch das Zusammenlegen der Suchpline. Statt fiir jede Ersetzungsre-
gel einzeln den Programmgraphen zu durchsuchen, konnte man einen gemeinsamen
Suchplan erstellen und den Programmgraphen nur einmal absuchen. Dazu miisste
man die Suchplédne normalisieren und statt mehrerer Suchplane einen Automaten
generieren. Dieser Automat miisste dann fiir jeden Knoten des Programmgraphen
einmal die Mustermenge absuchen und eine Menge an gefunden Ersetzungsregeln
angeben. Zuséatzlich konnen bereits gefundene Teilmuster wiederverwendet werden.
Dieses Zusammenlegen sollte den Speicherverbrauch und die Grofe des Ubersetzers
stark reduzieren. Der Programmgraph muss nur einmal statt mehrere tausend Male
traversiert werden, was die Laufzeit driicken sollte.

Die Implementierung kénnte durch einen alternativen Codegenerator in GRGEN rea-
lisiert werden, allerdings miisste dazu GRGEN in die Lage versetzt werden gemeinsa-
me Teilmuster zu identifizieren. Teilgraphisomorphie ist allerdings ein NP-vollstandi-
ges Problem. Einfacher ist es direkt aus der Spezifikationssprache ein Suchprogramm
zu generieren. Man kénnte dadurch das Ausfalten in tausende von Regeln vermeiden
und direkt eine Mustersuche wie beispielsweise bei CGGG[Boe98] generieren ohne
GRGEN zu benutzen.

Ein zweites Problem der Mustersuche durch GRGEN ist die Schwierigkeit, das Igno-
rieren von irrelevanten Konversionen zu integrieren. Diese Verbesserung sollte in
der Mustersuche integriert sein, ohne dass Muster diese Varianten explizit angeben
miissen. Durch Sterngraphgrammatiken liele sich diese Verbesserung als Muster
formulieren, allerdings ist diese Funktionalitéit in der von uns verwendeten GRGEN-
Version nicht enthalten.

8.2.2 Verbessertes Kostenmodell

Das von uns implementierte Kostenmodell ist sehr einfach. So wird Rematerialisie-
rung zwar unterstiitzt, aber aufgrund des Kostenmodells selten eingesetzt. Unser
Modell impliziert ein dhnliches Verhalten wie die bisherige Befehlsauswahl, ndmlich
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ein bevorzugtes Auswéahlen moglichst grofler Muster und die Transformation in
moglichst wenig Befehle.

Je nach Verwendungsgebiet werden unterschiedliche Anforderungen an den Uber-
setzer gestellt. In einem Fall mag die Grofle des erzeugten Codes wichtiger sein und
in einem anderen Fall die Ausfiihrungsgeschwindigkeit. Ubersetzer wie beispielswei-
se der gcc ermoglichen es durch Argumente wie -0s oder -03 die Ubersetzung zu
beeinflussen. Es ist denkbar, ein parametrierbares Kostenmodell zu entwerfen, das
diese Argumente miteinbezieht.

8.2.3 Muster mit mehreren Wurzeln

Da unsere Implementierung vereinzelt' mehrfachgewurzelte Muster benutzt, hat sich
gezeigt, dass die PBQP-Modellierung auch diesen Fall verarbeiten kann. Die von uns
entworfene Sprache unterstiitzt die Spezifikation entsprechender Ersetzungsregeln.
Wiedermann et al.[EBST08] implementierte ein Verfahren, das eine Zyklenbildung,
die durch Verwendung solcher Muster entstehen kann, verhindert. Diese Tatsachen
deuten darauf hin, dass es moglich sein sollte, solche Muster zu verwenden. Inwiefern
der Beweis der Garantie einer Losung fiir diesen Fall erweitert werden kann, ist
allerdings unklar.

Muster mit mehreren Wurzeln sind allerdings sehr niitzlich, da sie die Verwendung
reichhaltiger Befehle ermoglichen. Schosser[Sch07] entwickelte ein Verfahren, um der-
artige Befehle auf einfache Art zu spezifizieren und in einer Befehlsauswahl zu nut-
zen. Die Abbildung auf PBQP bietet geniigen Flexibilitdt um besondere Eigenschaf-
ten von Befehlen in das Kostenmodell zu integrieren. Fiir SIMD-Befehle werden auf
TA-32 spezielle Register benutzt, so dass zur Anwendung moglicherweise zusétzliche
Transferkosten anfallen. Diese Eigenart liefle sich beispielsweise durch entsprechende
Eintrage in den Kostenmatrizen modellieren.

8.2.4 Verifikation von Erweiterungen des PBQP-Aufbaus

Der von uns verifizierte PBQP-Aufbau ldsst sich um verschiedene Aspekte erweitern.
Beispiele sind die im obigen Abschnitt angesprochenen Mustergraphen mit mehreren
Waurzeln, oder auch die in Abschnitt 5.3.1 thematisierte Erweiterung um Remateria-
lisierung. Fiir diese Erweiterungen existiert keine Verifikation der Korrektheit, was
eine grofle Hiirde fiir den praktischen Einsatz darstellt. Wahrend unser Formalisie-
rungsansatz auch fiir diese Erweiterungen geeignet ist, muss der Beweis, angefangen

'Diese Mehrfachwurzeln treten in Verbindung mit Proj-Knoten auf, die in PYGEN nur implizit
spezifiziert werden.
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beim Begriff der Uberdeckung, angepasst werden. Dabei ist zu priifen, ob zuséatzliche
Bedingungen notwendig sind, um eine korrekte Befehlauswahl zu garantieren.

8.2.5 Schwachere Bedingungen durch automatische Verifikation

Nach unsere Meinung lassen sich Gleichung 4.6 und Gleichung 4.7 der Kompositio-
nalitdt abschwéchen. Eine Verifikation von schwécheren Bedingungen ist allerdings
aufwendig und fehleranfillig. Deshalb sollte eine Formalisierung des Problems in
Pradikatenlogik erster Stufe vorgenommen werden, die den Einsatz von automati-
schen Beweisern zur Korrektheits-Garantie der PBQP-Befehlsauswahl erméglicht.

Ein weiterer Schritt wére die Verifikation bzgl. einer gegebenen Mustermenge, ohne
dabei den ,,Umweg® iiber gegebene Eigenschaften der Mustermenge zu beschreiten.
Es muss sich zeigen, ob die Beweiser in der Lage sind, die strukturellen Eigenschaften
einer Mustermenge automatisch zu erkennen. Ist dies der Fall, so kann die Anzahl
der zusétzlich generierten Mustergraphen auf ein Minimum reduziert werden.
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