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Kapitel 1

Einleitung

Elektronische Gerite spielen heute eine grofie Rolle in unserem Leben. Angefan-
gen vom PC bis hin zu den kleinsten mobilen technischen Entwicklungen und
Neuerungen, wie z.B. Mobiltelefone oder MP3 Spieler fiir die Hosentasche. Vor
allem im Bereich der eingebetteten Systeme im Telekomunikationsbereich oder
aber auch im KFZ-Bereich gewinnen leistungsfihige Prozessoren, die auch kom-
plexe Aufgaben kostengiinstig und mit vertretbarem Aufwand meistern, immer
mehr an Bedeutung.

1.1 Motivation

Um die Entwicklungszeiten kurz zu halten, ist die Programmierung in einer
Hochsprache wie C der Assemblerprogrammierung vorzuziehen. Die hohen An-
forderungen an die Codequalitéit setzen dabei den Einsatz eines optimierenden
Compilers voraus.

Diese Diplomarbeit beschreibt die Implementierung von Standardoptimierun-
gen auf der Generic Low-Level Intermediate Representation GeLIR.

Es besteht ein stindiger Bedarf an Optimierungen, um die Ausfithrungsge-
schwindigkeit von Applikationen zu erhéhen, die Reaktionszeit so kurz wie
moglich zu halten oder die Standbyzeit zu verlingern. In der Regel bedeutet
eine Erhohung der Ausfithrungsgeschwindigkeit gleichzeitig eine Senkung des
Energiebedarfs.

Natiirlich spielt auch die Programmgréfie eine Rolle: So kann es bei bestimm-
ten Geschwindigkeitsoptimierungen durchaus passieren, dafy zugunsten der Ge-
schwindigkeit der Speicherplatzbedarf steigt. In so einem Fall mufl entschieden
werden, ob die durch die Optimierung gewonnene Geschwindigkeit noch we-
sentliche Vorteile bringt, wenn im Gegensatz dazu der Speicherplatzbedarf und
damit auch die Kosten fiir die eingebauten Speicherchips steigen.
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Insbesondere bei mobilen Geréten ist der Energieverbrauch ein wichtiger
Aspekt, denn er entscheidet, wie lange das Gerét tatsédchlich mobil einzuset-
zen ist. Ist etwa die Einsatzzeit eines Mobiltelefons zu gering bemessen, so ist
es auf dem hart umkdmpften Markt nicht konkurrenzfihig.

Auf der anderen Seite wichst der Bedarf an immer mehr Funktionalitit, héher-
er Geschwindigkeit und weiterer Miniaturisierung. So ist ein Mobiltelefon schon
lange nicht mehr alleine fiir das Telefonieren zustindig. Terminplaner, Spiele,
Internetzugang, uvm. gehoren heute oft zur Grundausstattung dazu. Auch wenn
das Gerét nicht aktiv benutzt wird, verbraucht es Strom, um in sténdiger Be-
reitschaft zu sein (Standby Modus). Alle diese Faktoren wirken sich unmittelbar
auf den Energieverbrauch aus.

Grundsitzlich kann man unterscheiden zwischen Optimierungsansitzen auf
Hard- und Softwareseite. Diese Diplomarbeit konzentriert sich auf Optimierun-
gen der Software unter Beriicksichtigung der Ausfithrungsgeschwindigkeit. Im
allgemeinen 148t sich dadurch gleichzeitig eine Senkung des Energiebedarfs er-
reichen. Da ndmlich die Leistung P in der vereinfachten Energieformel F = Pxt
bei RISC Architekturen relativ konstant iiber alle Befehle ist, wird deutlich, daf}
bei einer Verkiirzung der Zeit ¢ auch der bendtigte Energiebedarf sinkt.

Die Software-Entwicklung findet heutzutage fast ausschliellich in Hochspra-
chen, wie z.B. C/C++, Pascal, Basic oder Java statt. Der Code wird dadurch
leichter auf andere Platformen portierbar und die Entwicklungszeiten verkiirzen
sich um ein Vielfaches.

Definition 1.1.1 FEin Compiler ist ein Softwaresystem, das ein Hochsprachen-
programm, in ein dquivalentes Programmm in Objektcode oder Maschinencode
ibersetzt, damit es auf einem Computer ausfihrbar ist. Méglich sind auch Uber-
setzungen von einer Hochsprache in eine andere, von einer Maschinensprache in
eine andere oder von einer Hochsprache in eine Zwischensprache, usw. [MUC97]

Der Compiler hat die Aufgabe, aus dem Hochsprachencode einen moglichst
effizienten Maschinencode zu erzeugen. Die Codequalitit kann dabei durch ver-
schiedene Optimierungen beeinflufit und verbessert werden:

Speicherzugriffe/ Codegrofie senken

Laufzeit verringern

Energieverbrauch senken

Leistungsaufnahme reduzieren

Derzeit wird an der Universitdt Dortmund am Fachbereich Informatik, Lehr-
stuhl 12 der C Compiler encc (energy aware C-Compiler) entwickelt, der
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moglichst stromsparenden Code erzeugt. In eingebetten Systemen kommen oft-
mals energiesparende RISC (Reduced Instruction Set Computer) Prozessoren
zum Einsatz. Fiir zwei Typen von RISC CPUs ist der encc Compiler bereits
vorbereitet. Momentan kann Code fiir ARM [ARMO01] (von Advanced RISC
Machines Ltd.) und LEON [LEOO1] (basierend auf der SPARC V8 Architektur
[SPARC99]) Prozessoren erzeugt werden. Bei beiden CPUs handelt es sich um
32-Bit Prozessoren. Die ARM CPU ist insbsondere im mobilen Bereich sehr weit
verbreitet. So lauft z.B. die aktuelle Version von Microsofts Windows CE Be-
triebssystem auf exklusiv mit ARM Prozessoren betriebenen, stiftbedienbaren
Pocket PCs.

Die RISC Architektur am Beispiel der beiden CPUs ARM und LEON wird in
Kapitel 2 vorgestellt.

1.2 Ziele dieser Diplomarbeit

Ziel dieser Diplomarbeit ist die Entwicklung generischer Low-Level Optimie-
rungen. Der Vorteil der Generizitit besteht in der mdéglichst hohen Wiederver-
wendbarkeit fiir andere Architekturen, wobei der Schwerpunkt dieser Arbeit
auf RISC-Architekturen liegt. Diese Einschrinkung bedeutet, dafl z.B. keine
heterogenen Datenpfade ausgenutzt werden. Architekturmerkmale, die sich bei
Verwendung einer anderen Zielarchitektur &ndern kénnen, werden von den Op-
timierungen abgefragt und beriicksichtigt. Dazu zdhlen z.B. die Anzahl der
vorhandenen Register oder die Grofle von als Immediate codierbaren Zahlen.
Wenn eine Optimierung Befehle dndert, kann somit sichergestellt werden, daf}
der neue Code nicht mehr Register benétigt als gerade frei sind, um keinen
unndtigen Spillcode zu erzeugen, der evtl. Verbesserungen der Optimierung
wieder zunichte macht.

Im Gegensatz zu anderen Arbeiten iiber Optimierungen liegt ein Schwerpunkt
dieser Arbeit auf der Implementierung und Untersuchung von Optimierungen
auf einer neuen Datenstruktur, die auch eine Beschreibung der Zielarchitektur
beinhaltet. Dazu werden zahlreiche Beispiele gegeben.

r
r

C-Code LANCEZ ASM-Code

Y
3
&
=]

ENoco

Y

h 4

IROpt }

Abbildung 1.1: traditionelle C nach Assembler Ubersetzung

Abbildung 1.1 skizziert beispielhaft den bisherigen Ubersetzungsablauf eines
C-Programms. Der C-Code wird mit Hilfe des Compiler Frontends LANCE?2
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(siehe Kapitel 3) in eine Zwischencodedarstellung iiberfiihrt, auf der architektu-
runabhingige Optimierungen ausgefiihrt werden. Diese Darstellung wird dann
vom Compiler Backend encec in Assembler Code iibersetzt und kann z.B. mit
Hilfe des ARM Simulators ARMSD ausgefiihrt werden.

Definition 1.2.1 Eine Intermediate Representation (IR) ist eine Zwischenco-
dedarstellung eines Programms, die Ahnlichkeiten zu einer Maschinensprachen-
darstellung besitzt und tblicherweise im 3- Adress-Code ausgegeben wird.

Definition 1.2.2 FEin Compiler Frontend priift das Quellprogramm einer Pro-
grammiersprache (hier C) auf syntaktische und semantische Korrektheit und
generiert daraus eine Zwischencodedarstellung (IR = intermediate representa-
tion) des Programms. In diesem Stadium enthdlt die IR normalerweise noch
keine hardwarespezifischen Informationen tiber den Zielprozessor.

Definition 1.2.3 FEin Compiler Backend bildet die durch das Fronend gene-
rierte Zwischencodedarstellung in ein Maschinenprogramm (z.B. Assembler,
Objektcode oder Bindrcode) des Zielprozessors ab. Dieser Prozess wird auch
als Codegenerierung bezeichnet, mit dem Ziel der Generierung von semantisch
dquivalentem und maoglichst effizientem Maschinencode.

| C-Code H LANCEZ H ENCC GellR H ASM-Code H ARMSD ‘

¥

| GeLIROpt )

Abbildung 1.2: neue C nach Assembler Ubersetzung

Abbildung 1.2 zeigt, dafl die im Rahmen dieser Diplomarbeit entwickelten Op-
timierungen erst nach dem encc Backend, somit nach der Code Selektion und
Register Allokation ansetzen. Durch die Funktionalitiat der GeLIR Datenstruk-
turen, neben der Programmdarstellung auch noch eine Architekturdarstellung
zu verwalten, ergeben sich neue Moglichkeiten. So konnen die bei der Codege-
nerierung im Backend erzeugten zusétzlichen Informationen mit in die Opti-
mierungen einflieflen und Architekturinformationen beriicksichtigt werden.

Stellvertretend fiir die grofle Anzahl verschiedener RISC CPUs kniipft diese
Arbeit an die Arbeiten des Lehrstuhls 12 an und beriicksichtigt die vom en-
cc Compiler unterstiitzen ARM- und LEON-Architekturen. Da die ARM Un-
terstiitzung des Compilers zum Zeitpunkt dieser Arbeit am weitesten fortge-
schritten ist, nimmt diese CPU auch den gréfiten Platz dieser Diplomarbeit
ein.

Optimierungen konnen auf High-Level oder Low-Level Ebene durchgefiihrt wer-
den. Gegenstand dieser Diplomarbeit ist die Untersuchung und Implementie-
rung von Low-Level Optimierungen. Bei der Entwicklung der Optimierungen
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wurde darauf geachtet, dafl keine erneute Codeselektion und Registerallokation
notwendig wird, da diese zum Zeitpunkt des Aufrufs der Low-Level Optimie-
rungen bereits durchgefiihrt worden sind und die entsprechenden Algorithmen
fiir RISC Prozessoren fiir die GeLIR nicht verfiigbar sind.

Definition 1.2.4 Low-Level Optimierungen arbeiten auf einer Low-Level IR,
wie z.B. der GeLIR (siehe Kapitel 3.4). Sie werden im Designflow des encc
Compilers nach der Codeselektion und der Registerallokation aufgerufen.

Definition 1.2.5 High-Level Optimierungen operieren auf einer High-Level
IR. Diese Optimierungen werden vor der Codeselektion und der Registerallo-
kation abgearbeitet. Eine High-Level Darstellung kommt in friihen Phasen des
Compilierungsprozesses zum FEinsatz.

Der Bedarf an Low-Level Optimierungen ist auf jeden Fall gegeben. So kdnnen
auf dieser Ebene architekturspezifische Besonderheiten ausgenutzt werden, die
bisher auf High-Level Ebene nicht genutzt worden sind. Auflerdem steht nach
der Code Selektion detaillierteres Wissen zur Verfiigung. Die u.A. im Rahmen
dieser Diplomarbeit implementierten Optimierungen Redundant Store Elimina-
tion (RSE) und Redundant Load Elimination (RLE) kénnen iiberfliissige Load-
und Store-Befehle, die erst nach Beriicksichtigung von Spill Code in der Dar-
stellung enthalten sind, entfernen. Die dafiir notwendigen Informationen stehen
erst nach Abschlufl der Code Selektion und Register Allokation zur Verfiigung.

Ein weiterer wesentlicher Punkt betrifft das “Aufrdumen” nach anderen Opti-
mierungen. So kann durch andere Optimierungen z.B. Dead Code erzeugt, der
dann durch eine Low-Level Dead Code Elimination entfernt werden sollte, um
Laufzeit einzusparen.

Das Hauptziel, ndmlich die Implementierung von Low-Level Optimierungen
zur Reduzierung der Ausfithrungsgeschwindigkeit und damit einhergehend evtl.
auch eine Senkung des Energiebedarfs, wurde folgendermaflen erreicht:

e Anbindung der GeLIR an den encc, um eine geeignete Arbeitsumgebung
zu schaffen

e Benotigte Datenflulanalyse zur Durchfithrung der Optimierungen einbin-
den

e Eigentliche Optimierungstechniken implementieren

e Higenschaften der RISC Architektur ausnutzen, ohne den generischen
Aspekt der Optimierungen zu vernachléssigen

e Test und Bewertung der erzielten Optimierungsmethoden
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1.3 Einordnung in die Forschungsarbeit am Lehr-
stuhl 12

Es folgt eine kurze Auflistung einiger bisher am Lehrstuhl 12 durchgefiihrten
bzw. in Arbeit befindlichen Forschungsarbeiten, die mit der Thematik dieser
Diplomarbeit verwandt sind oder die gleiche Arbeitsumgebung einsetzen.

e Schleifenoptimierungen zur Ausnutzung paralleler Rechenwerke
von Prozessoren der M3-DSP Plattform [MHO01]

Die Diplomarbeit von Martin Horst wurde parallel zu dieser Arbeit ge-
schrieben und nutzt ebenfalls die GeLIR Datenstrukturen. Untersucht
und implementiert wurde die Vektorisierung von Schleifen unter Ausnut-
zung von Hardware Pointer Registern und Zero Overhead Hardwareschlei-
fen von M3-DSP Prozessoren. Desweiteren beschiftigt sich die Diplomar-
beit mit Loop Unrolling fiir optimale Speicherzugriffe und Loop Peeling
zur Unterstiitzung der Vektorisierung.

Die Arbeit hatte praktischen Nutzen fiir diese Diplomarbeit, da die
DatenfluBanalyse in leicht modifizierter Weise auch fiir die Redundant
Load/Store Elimination verwendet werden konnte.

e Constraintbasierte Codegenerierung fiir eingebettete Prozesso-
ren [BAOO]

Steven Bashford verwendet in seinen Untersuchungen zur constraintba-
sierten Codegenerierung fiir eingebettete Prozessoren ebenfalls das LA N-
CE2 Compiler Frontend und transformiert die LANCE2 IR Darstellung
in eine CoLIR (Constrained based low-level intermediate representati-
on) Darstellung, die als Vorliufer der GeLIR anzusehen ist. Ahnlich der
GeLIR besitzt die CoLIR ein generisches Konzept zur Darstellung ma-
schinenspezifischer Informationen.

e XML-basierte generische Low-Level Zwischendarstellung fiir
eingebettete Compiler (XeLIR) [MFO01]

Auch die Diplomarbeit von Markus Fiesel wurde parallel zu dieser Arbeit
geschrieben. Ausgehend von der GeLIR Datenstruktur wurde eine weite-
re generische Low-Level IR XeLIR entworfen, die auf der Basis von XML
[XMLO1] u.a. ein persistentes Speichern und Wiederherstellen der GeLIR
Datenstruktur ermoglicht. Zusétzlich wurde ein Programm zur patternba-
sierten Assemblercodegenerierung auf XML-Basis entwickelt, das bereits
in dieser Diplomarbeit verwendet worden ist.

Auflerdem ist es moglich, gewisse Optimierungen direkt auf der XML-
Darstellung durchzufiihren. Die Beschreibungskomplexitit z.B. einer
Peep-Hole-Optimierung ist hierbei sehr gering.

Desweiteren ging aus Markus Fiesels Arbeit der GeLIR Simulator her-
vor. Mit seiner Hilfe 148t sich etwa sicherstellen, dafl eine Optimierung
das Programm semantisch unveréndert 1ift.
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1.4 Ubersicht

Die vorliegende Diplomarbeit ist wie folgt aufgebaut:

Im anschlielenden Kapitel 2 werden die RISC Prozessoren ARM7TDMI und
LEON anhand ihrer wichtigsten Eigenschaften vorgestellt. Der ARM Prozes-
sor ARM7TDMI wurde bei der Implementierung der Optimierungen besonders
beriicksichtigt.

Fiir die Low-Level Darstellung fiel die Wahl auf die ebenfalls am Lehrstuhl 12
entwickelte GeLIR (Generic Low-Level Intermediate Representation). Kapitel
3 gibt einen Uberblick iiber die verwendete Arbeitsumgebung, insbesondere die
GeLIR und die Anbindung des encc Compilers an die GeLIR.

In Kapitel 4 werden die nétigen Grundlagen der Datenflufanalysemethoden
vermittelt und die bei den Load/Store Optimierungen zum Einsatz kommende
Delta-Array-DatenfluBanalyse vorgestellt.

Im darauffolgenden Kapitel 5 werden Low-Level Standard Optimierungen de-
tailiert beschrieben. Es wird ein Uberblick iiber die bekanntesten Standard Op-
timierungen gegeben und es werden architekturspezifische Details besprochen,
die bei der Implementierung der Optimierungen vorteilhaft ausgenutzt werden
konnen.

Die Load/Store Optimierungen aus Kapitel 6 verwenden die in Kapitel 4 vor-
gestellte Delta-Array-Datenfluanalysemethode.

Die erzielten Optimierungsergebnisse werden in Kapitel 7 ausfiihrlich bewertet
und analysiert.

Abschlielend fafit Kapitel 8 die wichtigsten Aspekte dieser Diplomarbeit zu-
sammen und gibt einen Ausblick auf mdégliche weiterfithrende Arbeiten.

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wurde u.a. auch die Architektur des
ARM7TDMI Prozessors in die GeLIR iibertragen. Andere Architekturen
kénnen analog eingebunden werden. Die Vorgehensweise ist in Anhang A do-
kumentiert.

Anhang B dokumentiert ab Seite 123 die komplette Implementierung der Op-
timierungen, gibt Tips zum praktischen Einsatz und weist auf mogliche Erwei-
terungen des Quellcodes hin.

Anhang C erlautert die Programmierrichtlinien, die bei der Implementierung
befolgt wurden.
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Kapitel 2

RISC-Architekturen

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wurden verschiedene Low-Level Optimierun-
gen fiir RISC Architekturen implementiert. Neben einigen Grundlagen zur RISC
Architektur stellt dieses Kapitel die bisher vom ence Compiler unterstiitzen
RISC Architekutren ARM7TDMI und LEON vor, da einige Architekturmerk-
male fiir die Optimierungstechniken von Interesse sind und teilweise mit in die
Implementierung eingeflossen sind.

2.1 Allgemeines

Folgende Merkmale zeichnen eine RISC Architektur im Gegensatz zu einer
CISC (Complex Instruction Set Computer) Architekur aus: [MAROO]

o Reduzierter Befehlssatz

e CPI (Cycles per Instruction) Wert nahe 1 realisiert durch:
Wenige, einfache Adressierungsarten
Load/Store Architekur

Feste Befehlswortlingen

e Optimierungen erfolgen in der Regel durch den Compiler

Durch den reduzierten Befehlssatz und der damit verbundenen wesentlich einfa-
cheren Befehlsdekodierung erreichen RISC CPUs einen sehr hohen Instruktions-
durchsatz. Auflerdem ermoglicht die Architektur eine gute Echtzeit-Interrupt-
Reaktion auf meist kleinen, kosteneffektiven Chips.
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2.2 ARM7TDMI

Die ARMT7 Prozessorfamilie von Advanced RISC Machines Ltd. [ARMO01] be-
steht aus einem Low Power 32-Bit RISC Prozessor. Die CPU ist relativ preiswert
und ermoglicht die Ausfithrung stromsparender Anwendungen. Der Kern wur-
de nach und nach den Anforderungen des Marktes angepasst. Zur Zeit (Stand
Mitte 2001) stehen folgende Prozessorkerne zur Verfiigung [ARMO1]:

e ARM7TDMI: Integer Kern

e ARM7TDMI-S: Synthesefihige Version des ARM7TTDMI Kerns (z.B. in
VHDL oder Verilog)

e ARMY7EJ-S: Synthesefihige Verion mit DSP und Jazelle Erweiterungen
zur Java Beschleunigung

e ARMT720T: Kombinierter ARM7TDMI Kern mit 8K Cache und voller
MMU (Memory Management Unit)

Die Wahl des geeigneten Kerns hingt von der gewiinschten Geschwindigkeit
(bis zu 130MIPs — bestimmt mit Dhrystone 2.1), dem Betriebssystem und den
Speicheranforderungen ab. Fiir kleine Anwendungen (z.B. im mobilen Teleko-
munikatiosbereich, Kameras oder PDAs) bietet sich der ARM7TDMI Kern an.

Werden erweiterte DSP oder Java Fihigkeiten benétigt, greift man zum
ARMTEJ und bei Systemen unter WindowsCE, Palm OS, Symbian OS, Linux
oder Echtzeitbetriebssystemen eignet sich der ARMT720T am besten.

Der im 0.18um Prozess gefertigte ARM7TDMI bietet auf Grund seiner kleinen
Grofe (<0.53mm?) und 3600 MIPs/W Strom-Effizienz die lingste Batterie-
lebenszeit bei Applikationen, die komplett auf den Chip gespeichert werden
konnen.

Diese Diplomarbeit beschiftigt sich ausschlielich mit der ARM7TDMI Vari-
ante, die neben der LEON CPU auch vom encc Compiler des Lehrstuhls 12
unterstiitzt wird.

Die folgenden Kapitel beziehen sich, wenn nicht gesondert angegeben, generell
auf den ARM7TDMI auch wenn z.B. nur von einer ARM CPU die Rede ist.
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— '
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Abbildung 2.1: ARM7TDMI CPU [ATM99]

2.2.1 Eigenschaften des ARM7TDMI

Die folgenden Unterkapitel stellen den ARMT7TDMI nach [ARMO1] und
[ARM99] dar. Die ARM CPU (siehe Abbildung 2.1) besitzt drei Funktionsein-
heiten: Eine ALU, einen Barrel-Shifter sowie eine Multipliziereinheit. Folgende
Merkmale zeichnen den ARMT7TDMI aus:

32-Bit RISC CPU, 1-130MIPs, kleine Die Grofie

65-100 MHz Taktfrequenz

Zwel Befehlssatze:
32-Bit ARM Befehlssatz
16-Bit THUMB (Low Power) Befehlssatz

37 32-Bit Register, davon 6 Status Register
16 General Register (ARM Modus)
8 General Register (THUMB Modus)

32-Bit ALU mit eigenstédndigem Barrel Shifter
e 32-Bit Multiplizierer

e 32-Bit Adress- und Datenbus
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e Load/Store Architektur

o 3-stufige Instruktions-Pipeline

e Datentypen (im Speicher linear angeordnet):

Byte, Halbwort, Wort

e Big Endian und Little Endian werden unterstiitzt

e Geringer Stromverbrauch: <0.25mW /MHz bei einem 0.18ym Fertigungs-

prozess

e Hohe Codedichte, vergleichbar mit 16-Bit Mikrokontrollern

e Verfiigbar in 0.25pm, 0.18m und 0.13pum

e Wird von zahlreichen (Echtzeit)-Betriebsystemen unterstiitzt

e Grofle Auswahl an Entwicklungswerkzeugen und Simulationsanwendun-

gen

e Programmcode ist vorwirts-kompatibel mit ARM9, ARM9E und ARM10
CPUs, sowie mit Intel’s StrongARM und XScale Produkten

Einige der genannten Komponenten sind in Abbildung 2.2 dargestellt.

I
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o

Address register

=

ALU bus

0w T

;BI Address % Scan debug
(= incrementer E control
[ —
- b
&
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32x8
Multipliar
=l
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< @ - decoder
and
control
logic
iy L]
: 32-bitALU /
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I

WDATA[31:0]

i

RDATA[31:0]

CLK
CLKEN

GFGBIGEND

nlRQ
nFiQ
nRESET
ABORT

LOCK
WRITE
SIZE[1:0]
PROT[1:0]
TRANS[1:0]

DEBG outputs
DBG inputs

CP control
CFP handshake

Abbildung 2.2: Datenpfad des ARM7TDMI
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2.2.2 Das THUMB Konzept des ARM7TDMI

Der ARM besitzt neben seinem 32-Bit Befehlssatz einen weiteren 16-Bit Be-
fehlssatz, den sog. Thumb Befehlssatz. Im Thumb Modus benétigt eine In-
struktion nur 16-Bit statt 32-Bit im ARM Modus.

Der Thumb Befehlssatz umfasst eine Untermenge von 36 der meistgenutzen
der insgesamt 80 Befehle aus dem ARM Modus. Beim Ausfithren von Thumb
Instruktionen erfolgt in der Dekodierphase ein automatisches Umsetzen in den
ARM Befehlssatz innerhalb eines Taktzyklus. Fiir jede Thumb Instruktion gibt
es eine gleichwertige 32-Bit ARM Instruktion, so dal ARM- und Thumb Modus
problemlos zusammenarbeiten kénnen.

Dieser reduzierte Befehlssatz erreicht eine hohere Speicherdichte im Vergleich
zum normalen ARM Code, profitiert aber trotzdem noch von den Performance
Vorteilen des ARM7TDMI im Gegensatz zu reinen 16-Bit Prozessoren mit 16-
Bit Registern, da der Thumb Code auf den gleichen 32-Bit Registern arbeitet
wie der reine ARM Code.

Gegeniiber einer reinen 16-Bit Losung ist der ARM im Thumb Modus somit
in der Lage, 32-Bit Integer mit einem Befehl zu manipulieren. Der gréfiere 32-
Bit Adressraum kann effizient angesprochen werden. Auflerdem koénnen 32-Bit
Shifter und ALU (Arithmetic logic unit), 32-Bit Register und 32-Bit Speicher
Transfers genutzt werden. Ein Wechsel in und aus dem ARM Modus ist jederzeit
moglich, so kann z.B. fiir zeitkritische Schleifen bei Interrupts oder fiir DSP
Algorithmen der ARM Modus genutzt werden. [ARM95a]

Durch die auf 16-Bit reduzierte Befehlswortbreite im Thumb Modus sind einige
Adressierungsarten aus Platzgriinden im Gegensatz zum ARM Modus einge-
schrinkt.

Im Vergleich zum ARM Modus sinkt die Code Groe im Thumb Modus auf
etwa 65%. Die Ausfithrungsgeschwindigkeit des Codes ist im Thumb Modus
um etwa 160% hoher als bei einer vergleichbaren CPU, die nur mit einem 16-
Bit Speicherinterface ausgestattet ist. [ARM99]

2.2.3 Registerorganisation des ARM7TDMI

Die ARM CPU besitzt insgesamt 37 32-Bit Register, davon 31 allgemeine Regi-
ster und 6 Status Register. Im ARM Modus sind 16 Register gleichzeitig sichtbar
und je nach Prozessormodus 1-2 Status Register. Ein direkter Zugriff ist auf die
16 Register RO bis R15 moglich. R15 speichert den Befehlszahler (PC), R14
wird in der Regel als Unterprogramm-Linkregister (LR) benutzt und R13 als
Stack Pointer (SP). Die restlichen Register konnen allgemein fiir Daten und
Adressen benutzt werden.
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Der aktuelle Prozessorzustand wird in einem 17. Register, dem CPSR. (Current
Program Status Register) gespeichert.[ARM99]

RO p—
R1
R2
R3
R4
R5
R6
R7 pu—
R8 p—
R9
R10
R11
R12
R13 (Stack Pointer)
R14 (Link Register)
R15 (Program Counter) B —
CPSR
SPSR

Low Registers

High Registers

Abbildung 2.3: Registersatz im Thumb Modus [ARM95b]

Im Thumb Modus (siehe Abbildung 2.3) stehen nur 8 Register, RO bis R7
(untere Registerbank), zur freien Verfiigung. Nur einige Thumb Befehle kénnen
die Register R8 bis R12 (obere Registerbank) ansprechen, so dafl die hohen
Register als schnelle Zwischenspeicher genutzt werden koénnen:

e Die MOV Instruktion kann Werte zwischen Low- und High-Registern
(bzw. zwischen High- und Low-Registern) bewegen.

e Die CMP Instruktion kann Werte aus den hohen Registern mit niedrigen
Registern vergleichen.

e Die ADD Instruktion erméglicht die Addtion von Werten aus hohen Re-
gistern mit Werten aus niedrigen Registern.

Da fiir die hohen Register nur ein begrenzter Befehlsvorrat zur Verfiigung steht,
werden diese z.B. von dem kommerziellen Standardcompiler "tcc’ nicht genutzt.
Mit Hilfe der in der GeLIR enthaltenen Modellierungstechniken ist es kein Pro-
blem, zukiinftig auch die oberen Register mit zu benutzen. Der encc Compiler
nutzt die hohen Register bereits als Vorstufe zum Spilling. Dies bietet sich
an, da im hier beriicksichtigten Thumb Modus lediglich 8 Register zur freien
Verfiigung nutzbar sind.

R13 speichert den Stack Pointer, R14 sichert die Riicksprungadresse bei Funk-
tionsaufrufen und R15 nimmt den Program Counter auf. Dort wird auch die
Riicksprungadresse bei Ausnahmebehandlungen gespeichert.
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AuBlerdem stehen im Thumb Modus die beiden Status Register CPSR und
SPSR (Saved Process Status Register) zur Speicherung diverser Zustands-Bits
zur Verfiigung.

Abbildung 2.4 zeigt die Beziehungen zwischen den Registern im ARM und
Thumb Modus. Die hohen Register R8 bis R12 sind in der linken Seite der
Darstellung nicht eingetragen, da der Grofiteil der Befehle im Thumb Modus
keinen Zugriff auf diese Register hat.

Thumb state ARM state
0 —_— ro -
r1 —h> r1
r2 E— r2 )
@
r3 —_— r3 %
o
r4 _ r4 o)
S
rs5 s g
|
ré L G
17 —_— 17 -
8 7
(2]
r10 E
ri1 2
o
r2 e
- =
Stack pointer (SP) E— Stack pointer (r13) =
Link register (LR) R Link register (r14) T
Program counter (PC) —_— Program counter (r15)
CPSR L CPSR
SPSR — SPSR

Abbildung 2.4: Beziehungen zwischen ARM- und Thumb Modus Registern
[ARM99]

2.2.4 Der Scratch Pad Speicher des ARM7TDMI

Definition 2.2.1 Bei ecinem Scratch Pad Speicher handelt es sich um einen
schnellen Zwischenspeicher, dhnlich einem Cache. Im Gegensatz zum Cache-
Speicher fehlt allerdings die Verwaltunglogik (z.B. Tag Memory und Vergleichs-
schaltung). Der Programmierer bzw. Compiler muf sich selber um die Verwal-
tung des Scratch Pad Speichers kimmern, besitzt da durch aber aber auch alle
Freiheiten im Umgang mit diesem Speicher. Man spricht auch von Compiler-
Controlled Memory [CH98].

Vorteilhaft fiir die Ausfithrungsgeschwindigkeit ist es, wenn moglichst viel Pro-
grammcode in den 4KB grofien Scratch Pad On-Chip Speicher des ARM passt.
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Der Scratch Pad Speicher des ARM wurde bereits in diversen Arbeiten der
Universitdt Dortmund am Fachbereich Informatik, Lehrstuhl 12 untersucht.
Christoph Zobiegala hat in seiner Diplomarbeit ” Energieeinsparung durch com-
pilergesteuerte Nutzung eines On-Chip-Speichers” [ZOB01] u.a. die statische
Verwaltung des Scratch Pad Speichers untersucht.

Die dynamische Nutzung des Scratch Pad Speichers wird Nils Grunwald in
seiner Diplomarbeit ”Energieoptimierung durch dynamische Nutzung eines
Scratchpad-Speichers” untersuchen.

Einen Vergleich zwischen dem Scratch Pad Speicher und einem Cache kann
in der Arbeit ”Vergleich von Caches und Scratch-Pad Speichern” [LEEO1] von
Bo-Sik Lee nachgelesen werden.

2.3 LEON

Die folgenden Abschnitte geben einen Uberblick iiber den LEON Prozessor nach
[LEOO1].

Beim LEON Prozessor der schwedischen Firma Gaisler Research [GAIS] handelt
es sich um das VHDL Modell eines SPARC V8 (Scaleable Processor ARChitec-
ture Version 8) [SPARC99] konformem 32-Bit RISC Prozessors. Der Prozessor
wurde urspriinglich von der European Space Agency (ESA) namentlich von
Jiri Gaisler entwickelt. Das LEON Modell wird unter der GNU Public Licen-
se (GPL) und der Lesser GNU Public License (LGPL) vertrieben, so daf§ der
LEON Kern in einem eigenen Chip Design verwendet werden darf.

2.3.1 Eigenschaften der LEON CPU

Der LEON zeichnet sich durch folgende Eigenschaften aus:

e Getrennte Daten- und Instruktions-Caches

e Hardware Multiplizierer und Dividierer (optional)
e Interrupt Controller

e Zwei 24-Bit Zeitgeber

e Zwei UARTS

e Stromspar Funktionen

e Watchdog

e 16-Bit I/O Port

e Flexibler Speicher Controller
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2.3.2 Aufbau der LEON CPU

AMBA APB
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Abbildung 2.5: LEON Blockschaltbild [LEOO01]

Abbildung 2.5 zeigt das Blockschaltbild des LEON mit folgenden Einheiten:

e Integer Einheit

Die LEON Integer Einheit hilt sich inklusive der Multiplizier- und
Dividier-Instruktionen an den SPARC V8 Standard [SPARC99]. Die An-
zahl der Registerfenster (sieche Unterkapitel 2.3.3) betrigt in der Grund-
einstellung 8 und ist im Bereich zwischen 2 und 32 frei definierbar. Die
Einheit arbeitet mit einer 5-stufigen Befehlspipeline: Instruction Fetch —
Decode — Execute — Memory — Write.

Zur Beschleunigung von DSP Algorithmen unterstiitzt der LEON optio-
nale MAC-Instruktionen (Multiply ACumulate Operation).
e FlieBkomma Einheit und Koprozessor

Der LEON bringt keine eigene FlieBkommaeinheit mit, besitzt aber eine
Schnittstelle fiir einen FPU Kern und einen Coprozessor.
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e Cache Einheit

Der LEON stellt getrennte, direct-mapped Daten- und Instruktions-
Caches zur Verfiigung, die voneinander unabhéngig zwischen einem und
64 KB Grofle und 8-32 Bytes pro Cache Line konfiguriert werden kénnen.
Der Daten Cache arbeitet im Write-Through Verfahren.

e Speicher Interface

Das Speicherinterface bietet iiber einen 8/16/32-Bit Datenbus (einstell-
bar) Zugang zu PROM, SRAM und Memory Mapped I/O Geriten. Der
Speicher Controller kann einen Adressraum von 2GB dekodieren, wobei
sich die ersten 512MB auf PROM Mapping, die weiteren 512MB auf das
I/O Mapping und das letzte 1GB auf das RAM Mapping beziehen.

e Timer/Watchdog
Die CPU besitzt zwei 24-Bit Zeitgeber und einen 24-Bit Watchdog

e UARTSs

Zwei 8-Bit UARTS zur seriellen Kommunikation, deren Baudrate indivi-
duell programmiert werden kann, stehen zur Verfiigung.

e Interrupt Controller

Der Interrupt Controller verwaltet 15 Interrupts von internen und ex-
ternen Quellen. Mit einem optionalen zweiten Controller sind weitere 32
Interrupts verfiigbar.

e I/O Port

Hierbei handelt es sich um einen 16-Bit parallelen I/O Port, der als Ein-
gang oder Ausgang programmiert werden kann.

e AMBA Bus

LEON verfiigt iiber eine vollstindige Implementation des AMBA AHB
und AMBA APB On-Chip Bus. Bei AMBA handelt es sich um einen offe-
nen Standard [ARMO1] einer On-Chip Bus Spezifikation fiir eingebettete
Systeme. Der AMBA APB Bus dient dem Zugriff auf On-Chip Registern
von Peripherie Funktionen (z.B. Timer), wihrend der AMBA AHB fiir
High-Speed Datentransfers verwendet wird. So werden z.B. Cache- und
Memory Controller iiber den AHB Bus verbunden.

2.3.3 Registerorganisation des LEON

Eine Implementierung einer Integer Einheit nach SPARC V8, wie sie auch der
LEON verwendet, kann zwischen 40 und 520 frei verwendbare 32-Bit Register
besitzen. Die Register sind unterteilt in 8 globale Register und eine implemen-
tationsabhingige Anzahl von teilweise iiberlappenden 24-Register Mengen, die
in 8 In-, 8 Local- und 8 Lokale-Register unterteilt sind. [SPARC99]
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Zum Ansprechen der Register benutzt der LEON die Registerfenster-
Technologie. So stehen einer Prozedur jederzeit 32 Register zur Verfiigung,
ndamlich die 8 globalen Register und ein Registerfenster aus 24 Registern. Das
Registerfenster umfasst 8 In- und 8 Lokale-Register einer Register Menge sowie
8 In-Register eines benachbarten Register Sets, die vom aktuellen Fenster als 8
Out-Register adressierbar sind. Tabelle 2.1 macht diese Umsetzung deutlich.

Registerfenster Adresse | Register Adresse
in[0] — in[7] r[24] - r[31]
local[0] — local[7] r[16] — r[23]
out[0] — out[7] r[8] — r[15]
global[0] — global[7] r[0] — r[7]

Tabelle 2.1: Fenster Adressierung

Die Anzahl der Register Mengen NWINDOWS variiert je nach Implementierung
zwischen 2 und 32. Die gesamte Anzahl der Register setzt sich folgendermaflen
zusammen:

Anzahl Register = 8 + NWINDOWS * 16

Hierbei steht die 8 fiir die globalen Register und die 16 fiir die (nicht-iiber-
lappende) Anzahl der Register eines Sets. Daraus folgt ein Minimum von 40
Registern und ein Maximum von 520 Registern.

Das aktuelle Registerfenster wird durch einen 5-Bit Zihler (CWP - Current
Window Pointer) im Prozessor Status Register (PSR) verwaltet.

Jedes Registerfenster teilt seine In- und Out-Register mit zwei benachbarten
Registerfenstern. So sind die Out-Register von CPW+1 als In-Register des ak-
tuellen Registerfensters adressierbar. Abbildung 2.6 verdeutlicht das Verfahren
fiir NWINDOW = 8.
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Abbildung 2.6: Registerfenster [SPARC99]

Die 8 globalen Register sind in Abbildung 2.6 nicht abgebildet.

2.3.4 Instruction Pipeline

Die LEON Integer Einheit benutzt eine Single-Instruction Pipeline bestehend
aus fiinf Stufen:

e Instruction Fetch (FE)

Am Ende dieser Stufe ist eine Instruktion giiltig. Die Instruktion wird
direkt aus dem Instruktion Cache geholt, sofern dieser aktiviert ist. An-
sonsten erfolgt die Befehlsholung durch den Memory Controller.

e Decode (DE)

Die Instruktion wird dekodiert und die Operanden, die aus Register Fi-
les oder internen Datenbeipissen stammen konnen, gelesen. Auflerdem
erzeugt diese Stufe CALL— und Sprung-Adressen.
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¢ Execute (EX)

Im Falle einer ALU-, logischen oder Shift-Operation wird diese aus-
gefiihrt. Bei Speicheroperationen und Sprungbefehlen wird die bené&tigte
Adresse generiert.

¢ Memory (ME)
Hier findet ein Zugriff auf den Datencache bzw. Speicher statt.

e Write (WR)

Das Ergebnis einer ALU-, logischen, Shift— oder Cache Leseoperation
wird zuriick in das Register File geschrieben.

2.3.5 Branch Delay Slot

Da die LEON CPU einen Branch Delay Slot der Linge 1 besitzt, muf} dies bei
der Assembler Code Erzeugung in geeigneter Weise beriicksichtigt werden. Mo-
mentan fiigt der ence Compiler einen NOP (No Operation Befehl) nach jeder
Sprunganweisung ein.

Bei der Verwendung eines Branch Delay Slots wird wihrend der Berechnung
der Sprung-Adresse in der Pipeline bereits der dem Sprungbefehl folgende As-
sembler Befehl geholt und ausgefiihrt. Hierbei mufy beriicksichtigt werden, daf}
der folgende Befehl, unabhéngig davon ob gesprungen wird oder nicht, aus-
gefithrt wird. Da nicht sichergestellt ist, ob der entsprechende Sprungbefehl
ausgefiihrt wird, diirfen nur Befehle geholt werden, die das Programmverhalten
nicht verindern. Eine NOP Operation ist unkritisch, da diese keine Anderung
des Prozessorzustands herbeifiihrt.

Hier konnte eine Optimierung ansetzen und aus dem Branch Befehl vorange-
gangen Code eine geeignete Assembler Instruktion heraussuchen und diese an
Stelle des NOP Befehls einfiigen.
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Kapitel 3

Arbeitsumgebung

Dieses Kapitel stellt die Arbeitsumgebung, in der die Optimierungen entwickelt
worden sind und die dabei benutzen Werkzeuge vor.

3.1 Verwendete Werkzeuge

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit entwickelten Konvertierungen und Op-
timierungen fiigen sich nahtlos in bereits bestehende Tools ein, nutzen deren
Funktionalitdt und stellen neue Funktionen zur Verfiigung.

Es wurden hauptséichlich folgende Werkzeuge verwendet:

e LANCE2 Compiler Frontend
e encc Compiler

e aiSee Visualisierungstool

GeLIR Klassenbibliothek

GeLIR Simulator

XeLIR (XML basierte GeLIR-Darstellung zur Assemblerausgabe)

3.1.1 LANCE2

LANCE v2.0 (LANCEZ2) ist ein Compiler Frontend fiir die Programmiersprache
ANSI C, deren Sprachstandard 1988 vom ANSI-Kommitee X3J11 veroffentlicht
worden ist [KR88]. Die Abkiirzung LANCE steht fir "LS12 ANSI-C Environ-
ment”. Er wurde an der Universitdt Dortmund im Fachbereich Informatik am
Lehrstuhl 12 entwickelt und ist fiir die SUN Solaris Plattform (ab Version 2.8),

23
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Linux (ab Kernel Version 2.2.16) und fiir Windows 2000 verfiigbar.

Dieses Werkzeug iibersetzt ANSI C Code in eine einfache maschinenunabhéngi-
ge Zwischencodedarstellung (Intermediate Representation IR). Fiir die Generie-
rung von Assembler Code, maschinenspezifische Optimierungen und das Linken
von Code ist ein externes Compiler Backend notwendig. Die mitgelieferte C++
APT bietet Zugriffsfunktionen fiir die IR und erlaubt beispielsweise die Entwick-
lung neuer Optimierungen auf IR Ebene oder die Anbindung externer Tools.
Die LANCE2 IR ist architekturunabhiingig und eignet sich aus diesem Grund
als Basis fiir ANSI C Compiler fiir beliebige Architekturen. Durch ihre API
wird zudem die Entwicklung architekturspezifischer Backends ermdglicht.

Das LANCE?2 System zeichnet sich durch folgende Merkmale aus [LEU01]:

e ANSI C 89 Frontend

e Eingebaute IR Optimierungen

e Bibliothek externer IR Optimierungswerkzeuge

e Ausfithrbare IR in Low-Level C Syntax als 3-Adress-Code

e C++ API Bibliothek inkl. Zugriffs- und Manipulationsfunktionen fiir die
IR Darstellung

e Unterstiitzung fiir die Visualisierung von Kontroll-/Datenfkufl- und
Aufruf-Graphen

e Interface zur Assembler Code Generierung
LANCE? ist als Hilfsmittel fiir die Compilerentwicklung fiir eingebettete Sy-

steme gedacht und wurde bereits in verschiedenen Froschungs- und Industrie-
projekten verwendet, u.a. auch beim encc Compiler [LEUOL].

3.1.2 encc

Der encc ist ein ”energy aware C-Compiler”, der zu Forschungszwecken im
Fachbereich Informatik, am Lehrstuhl 12 der Universitdt Dortmund entwickelt
wurde. Er ist fiir Solaris ab Version 2.8 und fiir Linux (getestet mit SuSE Linux
ab Version 6.4) verfiigbar.

Der Compiler besteht aus den folgenden Komponenten [SWO01]:

o LANCE2 Frontend
e Backend fiir den 16-Bit Thumb Befehlssatz des ARM7DTMI Prozessors

e Backend fiir den LEON 32-Bit Prozessor
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e Mehrere Anpassungen an das originale ARM SDT 2.50 Kit

e Energie Profiler

Zur Umsetzung des C-Codes in eine 3-Adress-Code Zwischendarstellung ver-
wendet der encc das LANCEZ2 Frontend, das bereits Tools zur High-Level Op-
timierung auf dieser IR beinhaltet. Dazu zdhlen beispielsweise Jump Optimiza-
tion, Dead Code Elimination und Common Subexpression Elimination.

Das encc Compiler Backend verwendet einen Tree Pattern Matching Algorith-
mus zur Durchfithrung der Code Selektion und eine heruristische, auf Gra-
phfirbung basierende Methode zur Registerallokation. Anschlieflend werden die
eingebauten Optimierungen des Backends durchgefiihrt, u.a. Instruction Sche-
duling, Register Pipelining und Memory Mapping Strategien. Im Rahmen dieser
Arbeit wird das ence Compiler Backend um Low-Level Optimierungen erwei-
tert.

Desweiteren beinhaltet der ence Compiler eine Datenbank mit Informationen
iiber den Energieverbrauch jeder einzelnen Instruktion des ARM7TDMI Prozes-
sors. Diese Daten wurden durch physikalische Messungen an der CPU gewonnen
und erlauben die Auswertung von Optimierungen unter Energieverbrauchsge-
sichtspunkten. Diese Aufgabe iibernimmt der Energie Profiler. Er beriicksichtigt
die tatséichlich ausgefiithrten Instruktionen und die Kosten der stattgefundenen
Speicherzugriffe, die je nach Speichertyp (z.B. on-chip oder off-chip) unterschie-
den werden.

Auflerdem kann der encc Compiler Code fiir die LEON CPU generieren, der
ebenfalls unter dem Aspekt des Energieverbauchs untersucht werden kann.

Der Quelltext des zu iibersetzenden Programms wird im C-Code an das LAN-
CFE2 Compiler Frontend iibergeben. Dieses erzeugt die LANCE2 IR als Zwi-
schencode, auf der bereits vorhandene High-Level Transformationen und Opti-
mierungen durchgefiihrt werden. Die LANCE2 IR wird dann vom encc Com-
piler in einen KontrollfluBgraphen iiberfiithrt, um letztendlich Assembler Code
fiir ARM oder LEON CPUs zu generieren.

Der Assembler Code fiir ARM CPUs kann beispielsweise mit Hilfe des ARM
Assemblers und Linkers in ein ausfithrbares Executable transformiert werden,
welches dann von dem ARM Simulator ARMSD (ARMulator) [ARMO1] aus-
gefithrt wird. Der Simulator liefert u.a. Daten iiber die Art und Anzahl der
ausgefiihrten Instruktionen und iiber Zugriffe auf die verschiedenen Speicherar-
ten. Ein ebenfalls an der Universitit Dortmund, Fachbereich Informatik, Lehr-
stuhl 12 entwickelter Energieprofiler kann die Informationen des Simulators
verarbeiten und mittels einer eigenen Datenbank, die Informationen iiber den
Energieverbauch jedes Instruktionstyps und des Speicherzugriffs beinhaltet, ei-
ne Performance-Statistik ausgeben.

Weitere Details zum ARM Simulator liefert Kapitel 7.

Die Darstellung eines Programms als KontrollfluBBgraph ist fiir Analyseaufga-
ben in Compilern am ehesten geeignet, da z.B. Informationen der Art, welches
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Statement von welchem aus erreichbar ist, einfach abgefragt werden konnen.
Der Quelltext oder eine rein textuelle IR Darstellung ist dafiir nicht geeignet.

Definition 3.1.1 Ein KontrollfluBgraph CFG (Control Flow Graph) ist ein
gerichteter Graph G = (N, E, s,e) mit Knotenmenge N, einer Menge von Kan-
ten E C N x N, einem Startknoten s und einem Endknoten e mit s,e € N.
Ist n direkter Vorganger von m, so gilt (n.m) € E mit n ist Vorginger von m
und m ist Nachfolger von n. Jeder Knoten reprasentiert eine Instruktion und
jede Kante einen Kontrollflufiibergang zwischen zwei Instruktionen. Der Start-
knoten s hat keinen Eingang und der Endknoten e hat keinen Ausgang. Diese
Eigenschaft kann durch Finfiigen eines expliziten Endknotens realisiert werden.
[BF99]

(C—Cnds H L”c“z‘i:rEz }—_( IR H ir2asm ’—_( ASM H Assembler
LANCEZ
iropt

( Output )—{ I3 F—Gmutaable}(—t{ Linker H oBJ )

Abbildung 3.1: encc Ablaufdiagramm

Abbildung 3.1 zeigt ein Ablaufdiagramm des encc Compilers. Der C-Code wird
durch das LANCE?2 Tool c2ir in eine Zwischencodedarstellung (IR) tiberfiihrt,
auf der optional einige LANCE2 Optimierungen (iropt) angewendet werden
kénnen. Die IR Darstellung wird dann durch das ir2asm Modul, in dem die
Hauptfunktionalitit des encc Compilers steckt, in eine Assembler Darstellung
transformiert. Der Assemblercode wird dann durch einen Assembler in einen
Objektcode iibersetzt und durch einen Linker in ein Executable iiberfiihrt, das
dann einem Instruction Set Simulator iibergeben wird, um eine Ausgabe zu
erzeugen.

“ore )
/

) N LANCEZ TN CS_Generata
( IR readlR \‘- P DFG DFGZ0lve

) — CS_Oulput ¢ / IS RA; / o DIM;
( ASM ASM CFG PeepHcIe oFe /« Genleer

More functions? More BBs?

O||veTree

T

Abbildung 3.2: ir2asm Details aus encc Ablaufdiagramm

Der genaue interne Ablauf des encc Moduls ir2asm wird in Abbildung 3.2
dargestellt. Das LANCE2 readIR Modul iiberfithrt die Dateidarstellung der
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IR in eine TR Darstellung im Speicher. Ausgehend von dieser IR wird fiir jede
Funktion des Quellprogramms ein Datenflugraph (DFG) generiert.

Das Modul DFG201ive erzeugt fiir jeden Basisblock des DFG einen OliveTree,
fiir den durch das GenCover Modul eine passende Uberdeckung in Form eines
Kontrollfluigraphen (CFG) gefunden wird. Bei Olive handelt es sich um einen
Code Generator Generator [FRASER92].

Anschlieflend wird auf die CFG Darstellung ein Instruction Scheduling (IS),
eine Register Allokation (RA) und eine Peephole Optimierung durchgefiihrt,
aus der eine optimierte CFG Darstellung hervorgeht, die letztendlich durch das
CS_Output Modul in Assembler Code tiberfiithrt wird.

G )
read|R L FunctionDF G

( ASM - CSR(;:‘lpul CFG N — 4 CFG N = Olive
) * ¢ [N . eepHole s enCover

More functions? More BBs?
CFG2GelIR
v ConstFold/
ConstProp/
GeLIR CopyProp/DCE/
RLE/RSE

GelIR ASM Code
Simulator Generation

G @D

ARMSD
h
Output

Abbildung 3.3: ir2asm Details aus encc Ablaufdiagramm inkl. GeLIR
Unterstiitzung

Abbildung 3.3 zeigt das eben beschriebene ir2asm Modul inkl. der neu hinzuge-
kommenen GeLIR Unterstiitzung. Zwischen den bestehenden ence Optimierun-
gen und der Erzeugung der Assembler Darstellung wird die CFG Datenstruktur
des encc abgegriffen und in die GeLIR Darstellung konvertiert. Auf dieser Da-
tenstruktur konnen dann die ebenfalls im Rahmen dieser Diplomarbeit imple-
mentierten, generischen Low-Level Optimierungen operieren. Beim derzeitigen
Entwicklungsstand kann die abstrakte GeLIR Darstellung auch durch den Ge-
LIR Simulator simuliert werden.

Desweiteren besteht die Moglichkeit, Assemblercode in Textform aus der GeLIR
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Darstellung herauszuschreiben. Das ist legitim, da es sich bei den derzeitigen
Optimierungen nicht um ”zerstérende” Optimierungen handelt, die eine erneu-
te Code Selektion oder Registerallokation notwendig machen wiirden.
Zukiinftig sind weitere Algorithmen denkbar, um die GeLIR Datenstruktur in
eine Assemblerdarstellung zu iiberfiihren.

Nahere Informationen iiber CFG2GeLIRfinden sich in Abschnitt 3.3.6.

3.1.3 aiSee

aiSee ist ein Graphvisualisierungstool, das fiir die graphische Darstellung von
Datenstrukturen im Ubersetzerbau entwickelt wurde. Die Eingabe fiir aiSee
besteht aus einer Textdatei mit der Beschreibung des Graphen in GDL (Graph
Description Language), aus der das Programm automatisch eine graphische
Darstellung berechnet, die interaktiv erkundet werden kann [ABSO00].

aiSee basiert auf dem 1991 an der Universitit des Saarlandes entwickelten VCG
(Visualization of Compiler Graphs) und wird seit 1998 von AbsInt Angewandte
Informatik GmbH aus Saarbriicken weiterentwickelt und vertrieben [ABSO01].

3.2 Ubersicht der Erweiterungen

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit hinzugekommenen Erweiterungen sind in
Abbildung 3.4 mit dicken Linien gekennzeichnet. Zuerst findet eine Konver-
tierung des encc CFG in die GeLIR Darstellung statt. Die dafiir benétigte
Funktionalitdt wurde in der Klasse CFG2GeLIR zusammengefasst. Die genaue
Vorgehensweise der Umwandlung wird in Abschnitt 3.6 erldutert. Implementa-
tionsbedingte Details finden sich in Anhang B.

C-Code

High Level Transformationen Optimiarunger
M,

i

f'/’ SN——— Standard
.»""4\ Lazlﬁ)(_l— Optimierungen
- -\l

Lew Level Optimiarungen
— I,
( GelIR )—1 Standard

| Oplimierungen

Assembler-Code

Abbildung 3.4: Einordnung der Erweiterungen



3.2. UBERSICHT DER ERWEITERUNGEN

29

Um die Umsetzung des encc CFG in die GeLIR Darstellung graphisch zu ver-
deutlichen, sei vor der genauen Beschreibung der GeLIR Datenstruktur, folgen-

des kleines Beispielprogramm in der Programmiersprache C gegeben:

int a[10];

int main(int argc, char**x argv)

{

int i;

}
}

for (i
{

alil
}

return 1;

0; i < 10; i++)

i * 2;

Beispiel 3.2.1 Beispielprogramm

Den Kontrollflugraphen des encc Compilers fiir obiges Beispielprogramm zeigt

Abbildung 3.5, die mit dem Tool aiSee erstellt wurde.

[£:LL3_0 Count:5.00]

|0:main Counl:l.DDl

S:LDR V5, _M_1
I |

|2;va v4,wu| |E:LSL vs,v4,wz]
|3:CMF’ \I4,ttlU| |7:ADD v7,v5,v5|
|4:BGE LLLUI |B:ADD vs,v4,v4]

[s:s7R v8, Tv7, #01]

[

|2:LL2_0 Count :5.00]

10:ADD V4,V4,#1
11:CMP V4,410
|12:BLT LL3,0|

|3:LL1_0 Count:1.00]

13:MOV V8,#1
15:MOV pc,1r

Abbildung 3.5: encc CFG Beispiel
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Nach einem erfolgreichen Durchlauf der Konvertierungsroutinen der
CFG2GeLIR Klasse erhdlt man die in Abbildung 3.6 gezeigte GeLIR
Darstellung des Beispielcodes.

Fun_main

I 2

1ir_82 := <const>0

[is = St 1ir_32) |

184

1ir_34 := <const>10

|cpsr = >=(vi_5 Iir_34)|

I 14

777 = st(1ir_41 V8)
)

16
1ir_44 <const>1

[is = R 1ir_44)]

AN

I 18

1ir_45 := <{const>10

|:psr = <(lY_E 'Iir_45)|

T

19
if cnd:cpsr goto LL3

I 21
1ir_46 := <const>1

[v10 := cp(none 1ir_46)]

1 22

Abbildung 3.6: encc CFG Beispiel in GeLIR Darstellung

In der GeLIR Darstellung sind bereits mehr Details zu erkennen als in der encc
CFG Darstellung. Der Programmcode wird durch in Maschineninstruktionen
(MIs) eingebettete Maschinenoperationen (MOs) représentiert, die wiederum
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in Basisblocke zusammengefafit sind.

Definition 3.2.1 FEine Maschinenoperation ist eine elementare Operation auf
einem Prozessor, wobei die Operanden aus sequenziellen Komponenten gelesen
werden und das Resultat in eine sequenzielle Komponente geschrieben wird. Fi-
ne Maschinenoperation ist an weitere Ressourcen gebunden, wie z.B. an Funk-
tionseinheiten, auf denen die Operation ausgefihrt wird [BAO0].

Definition 3.2.2 FEine Maschineninstruktion ist eine Menge wvon parallel
ausfihrbaren Maschinenoperationen auf einem Prozessor. Eine mazimale Ma-
schineninstruktion ist eine Menge von Maschinenoperationen, die sich mit kei-
ner weiteren Maschinenoperation parallelisieren lasst. Der Instruktionssatz ei-
nes Prozessors ldsst sich durch eine Menge von maximalen Maschineninstruk-
tionen spezifizieren. Ein Instruktionstyp ist eine Menge mazimaler Maschinen-
instruktionen mit gleichartiger Struktur [BA0O].

Zu jedem Basisblock werden automatisch die VarsIn- und DefsQut-Listen ge-
neriert. Diese Listen sind in Abbildung 3.6 jeweils am Anfang (VarsIn) und am
Ende (DefsOut) eines Basisblocks erkennbar.

Definition 3.2.3 Fin Basisblock (Instruktionsblock) ist ein Pfad von Maschi-
neninstruktionen mazximaler Linge, wobei hochstens der erste Knoten mehr als
einen Eingang besitzt und nur der letzte Knoten mehr als einen Ausgang haben
kann.

Definition 3.2.4 FEine Varsln-Liste beinhaltet die Variablen, die im Basisblock
an einer Stelle p gelesen werden und bis dahin nicht redefiniert worden sind.

[FLW01]

Definition 3.2.5 Alle Variablen, deren Definitionen am Ende eines Basis-
blocks giiltig sind, werden in der DefsOut-Liste gespeichert. [FLW01]

Die eigentlichen Maschineninstruktionen innerhalb des Basisblocks werden in
der aiSee Darstellung normalerweise weifl hinterlegt. Ist eine MI Bestandteil
einer Adressberechnung von Load- oder Store-Befehlen, so wird dies durch ein
spezielles Flag symbolisiert und die aiSee Darstellung generiert die MI mit einer
roten Hintergrundfarbe (im Ausdruck typischerweise dunkelgrau schattiert).
Angaben zu Grofle, Typ und Giiltigkeitsbereich der Symboltabellenelemente
werden zusétzlich in griin angezeigt, sind aber in Abbildung 3.6 aus Griinden
der Ubersicht nicht enthalten. Mogliche MO Uberdeckungen, d.h. Zuordnungen
von MOs zu Prozessor-Ressourcen, werden ebenfalls mitverwaltet und konnen
graphisch dargestellt werden.
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3.3 Zwischencodedarstellung

Die Zwischencodedarstellung oder auch Intermediate Representation (IR) eines
Quellprogramms wird vom Compiler Frontend (z.B. LANCE?2) erzeugt. Ein
Compiler Backend (z.B. encc) generiert dann eine tieferliegende IR oder den
Zielcode aus dieser IR. Das Frontend ist in der Regel architekturunabhingig und
die Details der Zielsprache sind weitgehend auf das Backend begrenzt. [ASU8S]

Es ergeben sich folgende Vorteile bei der Verwendung einer Zwischencodedar-
stellung:

e Unterstiitzung verschiedener Architekturen

Wenn mehrere Architekturen unterstiitzt werden sollen, braucht nur das
Compiler Backend ausgetauscht bzw. zusétzlich an die neue Zielplattform
angepasst werden.

Dadurch 148t sich das m x n-Compiler-Problem, wobei m der Anzahl der
Sprachen und n der Anzahl der Architekuren entspricht, auf ein m + n-
Compiler-Problem reduzieren.

e Architekturunabhingige Optimierungen

Maschinenunabhéinge Code Optimierungen konnen auf der Zwischenco-
dedarstellung angewendet werden.

Gebrauchlich sind verschiedeneste Arten von Zwischensprachen, wie etwa ab-
strakte Syntaxbidume, Postfix-Notationen oder die 3-Adress-Code Darstellung.
Wir verwenden hier allerdings nur die letztgenannte Darstellung in der Form:
z := y op z. Bei dieser, mit Assembler Code verwandten Darstellung, steht op
fiir einen Operator und z, ¥ und z sind Label, Konstanten oder vom Compiler
erzeugte temporire Werte. Ein 3-Adress-Code besteht also immer aus einem
Ergebnis und zwei Operanden.

Vorteile des 3-Adress-Codes fiir die Entwicklung von Optimierungen sind die
Auflésung von komplizierten arithmetischen Ausdriicken und geschachtelten
Kontrollflulanweisungen. Der Beispielausdruck w = z + y * z wiirde folgen-
dermaflen aufgelost:

ti =yx*xz
w:I+t1

In der Literatur [MUC97] werden die verschienden Arten der Zwischencode-
darstellung klassifiziert nach High-Level IR (HIR), Medium-Level IR (MIR)
und Low-Level IR (LIR). Fiir die meisten Optimierungen eignen sich LIR und
MIR. LIR insbesondere, wenn die Optimierungen auf Register- und Adress-
Informationen angewiesen sind. HIR wird fiir Abhéngigkeitsanalysen und einige
darauf basierende Codetransformationen genutzt.
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e High-Level IR

Die High-Level IR Darstellung wird hauptséichlich in Preprozessoren vor
der eigentlichen Compilierung angewandt, wobei sie anschlieend wieder
zuriick in eine Hochsprache transformiert wird. Alternativ wird sie durch
das Compiler Frontend erzeugt, in frithen Phasen des Compilierungspro-
zesses eingesetzt und meist kurze Zeit spéter in eine Medium- bzw- Low-
Level IR iibersetzt.

e Medium-Level IR

Mit Hilfe einer Medium-Level IR koénnen die meisten Eigenschaften der
Quellsprache in einer sprachunabhingigen Art und Weise dargestellt wer-
den. Sie dient als Basis fiir die Generierung von effizientem Maschinencode
fir eine oder mehrere Zielplattformen.

e Low-Level IR

Operationen einer Low-Level IR koénnen oftmals nahezu direkt Opera-
tionen der Zielarchitektur zugeordnet werden. Somit ist eine LIR in der
Regel architekturabhéngig. Abweichungen von dieser Regel bestehen in
den Fillen, wo es mehrere Alternativen zur Erzeugung des effektivsten
Codes gibt. Die richtige Alternative auszuwéhlen, ist dann Aufgabe der
letzten Code Selektion im Compilierungsprozess.

Die Low-Level IR bietet das grofite Potential fiir mégliche Optimierungen.

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit verwendete IR Darstellung GeLIR gehort
zur Klasse der Low-Level IRs.

3.4 Generic Low-Level Intermediate Representation

Dieses Unterkapitel erldutert die wichtigsten Merkmale der objektorientierten
GeLIR Klassenbibliothek nach [FLWO1]. Die GeLIR (Generic Low-Level Inter-
mediate Representation) nimmt einen grofien Stellenwert dieser Diplomarbeit
ein, da in ihr die eigentlichen Optimierungen entwickelt worden sind. Sie un-
terstiitzt durch ihren Aufbau die Portabilitidt der einzelnen Optimierungen auf
verschiedene Architekturdarstellungen und dient der Programmdarstellung im
Low-Level IR Format.

Die GeLIR kann die Programmdarstellung von der Architektur der Zielplatt-
form abstrahieren und ermoglicht die Implementierung von architekturun-
abhingigen Optimierungen. Zusitzlich besteht die Moglichkeit, die Architektur
einer Zielplattform zu beschreiben und iiber eine Schnittstelle anzusprechen,
so daf auch architekturspezifische Merkmale, z.B. spezielle Register Files oder
Funktionseinheiten, ausgenutzt werden kénnen.

Insgesamt sind mit der GeLIR architekturunabhinge Programmdarstellungen
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genauso moglich wie architekturabhéingige Programmdarstellungen in Verbin-
dung mit der Darstellung von Informationen iiber den Zielprozessor.

3.4.1 Ubersicht der GeLIR Klassenbibliothek

Klassen fiir die
Programmdarstelllung

LirGeLIR !
LirSTab ' LirFun
LirSTabEntry ' LirBB

LirMem ' Lirti

LirMO

; LirRs -
LirPos ' (FUS/ITe) ' LirOp
LirRs ' LirMO '

(RFs) {als SubMO)

Abbildung 3.7: GeLIR Programmdarstellung - Klassen Ubersicht

Bld:

Abbildung 3.7 bietet eine Ubersicht iiber die wichtigsten GeLIR Klassen. Die
Pfeile zwischen den Klassen reprisentieren die Objektvererbung. Es gibt zwei
grofle Hauptobjekte. im Objekt LirGeLIR wird die eigentliche Programmdar-
stellung verwaltet. Die Architekturbeschreibung der Zielplattform wird zusétz-
lich im Objekt LirTarget abgelegt, das in Abschnitt 3.3.4.3 beschrieben wird.

Durch diese Unterteilung sind eine abstrakte und eine architekturabhéingige
Programmdarstellung méglich. Die architekturunabhéngige Darstellung besteht
aus abstrakten Maschinenoperationen (MOs) und wird im LirGeLIR Objekt
verwaltet.
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Detailierte Informationen iiber Teile einer Maschinenoperation werden in den
LirLoc, LirOp und LirRs Objekten gespeichert. Die Objekte LirLoc und
LirPos werden fiir Kontextinformationen komplexer Maschinenoperationen
verwendet. Ein Symboltabelleneintrag vom Objekttyp LirSTabEntry wird fiir
jede Funktion, Variable, Konstante und jedes Label generiert. Diese Eintréige
werden dann entweder lokal zur Funktion oder global in eine entsprechende
Symboltabelle LirSTab abgelegt. Uber ein LirMem-Objekt kann jedes Symbol-
tabellenelement bestimmte Speicherpositionen referenzieren.

3.4.2 Programmdarstellung in der GeLIR

Bei einer Programmdarstellung mittels den GeLIR Datenstrukturen handelt es
sich um die abstrakte Darstellung des Programms. Der Anwender kann auf
dieser Darstellung arbeiten, d.h. z.B. Optimierungen und Transformationen
durchfiihren. Eine Simulation des dargestellten Programms auf einer abstrakten
Maschine ist ebenfalls moglich.

Die Programmdarstellung wird vom gesamten Programm (LirGeLIR-Objekt)
bis hinunter zu einer einzelnen Maschinenoperation (MO) abstrahiert. Siehe
Abbildung 3.8.

e LirGeLIR

Auf oberster Ebene gibt es genau ein LirGeLIR-Objekt, in dem das gesam-
te Programm abgelegt wird. Dort werden alle Funktionen als Liste von
LirFun-Objekten sowie die Globale Symboltabelle im Objekt LirSTab
verwaltet.

e LirFun

Jede Funktion des Quellprogramms wird durch genau ein LirFun-Objekt
dargestellt. Jedes LirFun-Objekt enthélt wiederum mindestens einen Ba-
sisblock (BB) in einer Liste von LirBB-Objekten. Aulerdem wird analog
zur globalen Symboltabelle hier die lokale Symboltabelle der Funktion in
Form eines LirSTab-Objektes gespeichert. Der globale Datenflufl zwischen
den Funktionen ist in Form eines KontrollfluBgraphen im LirFun-Objekt
abgelegt.

e LirBB

Jedes LirBB-Objekt speichert einen Basisblock. Auflerdem werden
Informationen zu Daten-, Ausgabe- und Anti-Daten-Abhéingigkeiten
in einem Datenflufigraph gespeichert. Zusitzlich gibt es VarsIn- und
DefsQut-Listen bestehend aus einzelnen MOs. Die Informationen dieser
beiden Listen konnen fiir einfache DatenfluBanalysen beriicksichtigt
werden.
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e LirMI

Eine vom Compiler erzeugte Maschineninstruktion kann aus mehreren
Maschinenoperationen bestehen. Alle MOs einer MI werden parallel aus-
gefiithrt und sollten daher keine Datenabhéngigkeiten besitzen. Mit Hilfe
von Maschineninstruktionen lassen sich etwa Multiple Instructions Single
Data (MISD) oder Multiple Instructions Multiple Data (MIMD) Befehle
darstellen.

LirMO

Eine Maschinenoperation représentiert eine elementare, abstrakte GeLIR
Operation, wie z.B. eine arithmetische oder logische Operation und be-
dingte oder unbedingte Spriinge. Durch Referenzen auf weitere MOs, sog.
SubMOs, werden auch komplexe Maschinenoperationen (z.B. MAC Ope-
rationen) unterstiitzt.

LirGeLIR
LirFun
Reprasentiert LirBB
das gesamte Eine Funktion LirMI
Programm inkl. Kontroll- | Ein BB inkl. -
fluk-Graph | Graphen fur
Daten-,
Ausgabe-
e
Anti- -
Abhéngigkeiten
Hree
LirFun
LirBB
Lirt
LirBB LirMl [ Lirmo |

Abbildung 3.8: GeLIR Programm Darstellung
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3.4.2.1 Maschinenoperationen

Eine Maschinenoperation reprisentiert eine abstrakte GeLIR Operation. Fol-
gende Operationen bzw. Daten sind darstellbar:

o Konstanten

Variablen

Adressen

Unére / Bindre / n-dre Operationen

(bedingte) Spriinge

Returns (mit oder ohne Riickgabewert)

Abhéngig von der jeweiligen Operation werden weitere Informationen in einer
MO Klasse abgelegt. In der Regel sind dies die Definition, Argumente und der
Operationstyp.

LirLoc LirLoc LirOp LirLoc

Platz fur
Definition

Platz fir 1.
Argument

Operation

Platz fir 2.
Argument

LirRs

Alternative
Register
Files

LirRs

Alternative
Register
Files

LirRs

Alternative
Register
Files

| J
LirRs

LirOperation LirRs LirRs
Ziel- Alternative
Funktions
einheiten

Alternative
Instruktion

Alternative
Operation
en

architektur-
Operation

stypen

Abbildung 3.9: Darstellung einer bindren MO

Abbildung 3.9 zeigt den Aufbau einer MO fiir eine binéire Operation. Der Typ
der Operation wird von der MO in einem LirOp-Objekt abgelegt. Dessen ab-
strakte Operation kann einen Verweis auf eine konkrete Operation der Zielplatt-
form haben, die in einem LirOperation-Objekt abgelegt ist. Die Definition und
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Argumente werden ebenfalls in der MO verwaltet und in LirLoc-Objekten ge-
speichert. Komplexe Maschinenoperationen enthalten zudem Verweise auf wei-
tere (Sub-)MO-Objekte. Desweiteren bietet die MO iiber die LirLoc-Objekte
Zugriff auf die alternativen Register Files fiir die Definition und die Argumente
und verwaltet evtl. Informationen iiber alternative Funktionseinheiten, Instruk-
tionstypen und Operationen.

Bei unéren bzw. n-dren MOs weicht die Darstellung leicht von der obigen ab,
da dort nur ein Argument bzw. n Argumente verwaltet werden.

Eine Besonderheit gibt es bei Konstanten und Adressen. Statt der Argumen-
te gibt es ein Containerobjekt LirConst bzw. LirAddr zur Speicherung der
Informationen.

Definition 3.4.1 Eine Komplexe Maschinenoperation besteht aus mehreren
Maschinenoperationen und wird vom Prozessor in einem Taktzyklus abgearbei-
tet. Fin Beispiel dafiir ist etwa die MAC Operation in DSPs.

Die GeLIR Darstellung unterstiitzt die Abbildung komplexer MOs durch die
kaskadenartige Anordnung von zwei oder mehr MOs. Eine SubMO wird durch
eine Referenz von der dariiberliegenden MO verwaltet, ist aber nach auflen hin
nicht in der graphischen Darstellung der MI sichtbar.

STR V8, [V7, #0]

SubMO lir 40 := <const>0

Reference to SubMO

SubMO lir_41 := +(V7 lir_40)

Referance to SubMO

SuccMO
Stored in Ml

2727 := st(lir_41 V8)

Abbildung 3.10: Darstellung einer SubMO

Abbildung 3.10 zeigt die Darstellung einer SubMO in GeLIR am Beispiel einer
STR Operation des ARM, die der Wert in Register V8 an Adresse V7 + #0
speichert. Die einzelen SubMOs werden dabei durch fliichtige Ressourcen mit-
einander verbunden.

Definition 3.4.2 Fliichtige Ressourcen (Transitory resources) sind lesbare
bzw. schreibbare Ressourcen, deren Inhalt nur innerhalb eines Instruktionszyklus
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gultig ist. Dies sind z.B. Signalleitungen zwischen Funktionseinheiten oder Re-
gister zum Zwischenspeichern eines Resultats einer Funktionseinheit, das noch
im gleichen Instruktionszyklus von einer anderen Funktionseinheit gelesen wird
[BAO0O).

3.4.3 Architekturdarstellung in der GeLIR

Neben der abstrakten GeLIR Programmdarstellung gibt es eine optionale ma-
schinennahe Architekturdarstellung. In ihr ist die konkrete Anbindung der Res-
sourcen der Zielplattform beschrieben. Diese Informationen sorgen fiir eine
einheitliche Darstellung und ermdoglichen eine Simulation oder alternativ die
Durchfithrung einer Code Selektion.

Die Spezifikation von Ressourcen der Zielarchitektur kann in der GeLIR mit Hil-
fe des LirTarget Objekts erfasst werden. Durch dieses Merkmal eignet sich die
GeLIR Darstellung zur Entwicklung generischer Optimierungen, die auch Zu-
griff auf prozessorspezifische Merkmale haben. Das kénnen z.B. spezielle Funk-
tionseinheiten oder der Aufbau der Register Files der CPU sein. Damit ist es
fiir eine Klasse von Prozessoren moglich, prozessorunabhénge Optimierungen zu
implementieren, die aber trotzdem auf bestimmte Architekturmerkmale einer
Zielplattform zugreifen kénnen.

Mit Hilfe des LirTarget Objektes werden architekturabhinge Targetoperatio-
nen und Ressourcen der Zielplattform dargestellt. Entsprechende Funktionen
erlauben eine Abbildung der Targetoperationen auf die entsprechenden abstrak-
ten GeLIR Maschinenoperationen.

Klassen fiir die Darstellung
der Zielarchitektur

LirTarget

LirResource LirOperation

LirType '

LirAlt

LirAltEntry

LirRs ' LirOp '

Abbildung 3.11: GeLIR Architekturdarstellung - Klassen Ubersicht
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Durch folgende GeLIR-Objekte wird die Zielarchitektur abgebildet:

e LirTarget Das LirTarget-Objekt bietet als Hauptobjekt Zugriff auf die
darunterliegenden Informationen des LirOperation, LirResource und
LirType-Objektes.

e LirOperation In den LirOperation-Objekten werden Informationen
iiber spezifische Prozessorinstruktionen oder fiir allgemeine abstrakte
LIR-Operationen abgelegt. Dazu zihlen etwa die Anzahl der Argumente
einer Operation, deren Typ und erlaubte Kombinationen von bestimmten
Ressourcen. So kann hier beispielsweise festgelegt werden, auf welche Re-
gister eine bestimmte Operation zugreifen darf. Dies ist z.B. beim ARM
Prozessor im Thumb Modus von Bedeutung, da dort nicht alle Befehle
auf den hohen Registersatz zugreifen kénnen.

e LirResource In einem LirResource-Objekt kénnen Informationen iiber
Register Files, Instruktionstypen oder Funktionseinheiten abgelegt wer-
den.

e LirType Hier werden Informationen iiber die Typklasse (z.B. VOID,
CHAR, INT, ...) und deren Grofe in Bits oder Bytes abgelegt.

Fiir jede Operation konnen giiltige Kombinationen der Targetressourcen ange-
geben werden. Diese werden in Objekten des Typs LirAltEntry abgelegt. Alle
LirAltEntry-Objekte werden vom LirAlt-Objekt verwaltet. (Siehe Abbildung
3.11.)

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wurden die Architekturmerkmale des
ARMT7TDMI in die GeLIR Darstellung iibertragen. Details dazu finden sich
in Anhang A ab Seite 115. Dort werden die notwendigen Schritte zur Abbil-
dung der ARM7TDMI Architektur inkl. aller Register, Funktionseinheiten und
Instruktionstypen dargestellt.



3.5. GELIR SIMULATOR 41

3.5 GeLIR Simulator

Zu der GeLIR Klassenbibliothek gibt es auch ein GeLIR Utility Paket mit
einigen Tools. Dazu gehort u.a. auch der GeLIR Simulator, der als Debug Um-
gebung fiir Programme und Erweiterungen (z.B. Optimierungen) in der GeLIR
Darstellung ausgelegt ist.

Der Simulator wendet das Verfahren der ” Compiled Simulation” an. Dabei wird
die interne GeLIR Datenstruktur in eine C Datei geschrieben und mit einer
speziellen Umgebung versehen, die in der Lage ist, die Datenstruktur in einer
Compiled Smulation auszufiithren.

Die Debug-Umgebung unterstiitzt zwei verschiedene Operationsmodi: Abstrak-
te Simulation und maschinenabhingige Simulation. Je nach Simulationsmodus
werden unterschiedliche Log Files generiert. Diese Log-Dateien beinhalten auf
jeden Fall den Riickgabewert des simulierten Programms und optional im ab-
strakten Modus eine beliebige Anzahl weiterer Variablen, die dem Benutzer
zur Beobachtung zur Verfiigung stehen. Die Log Files werden abschliefend von
einem Skript verglichen um zu Entscheiden, ob die Simulation erfolgreich ver-
laufen ist. In dieser Arbeit wurde lediglich die abstrakte Simulation eingesetzt.

Der GeLIR Simulator besteht aus zwei Teilen. Einem Skript zur Validierung
der Ergebnisse und einer C++ Klasse CGeLIRSim, die auf den GeLIR Daten-
strukturen arbeitet und dafiir sorgt, daf§ die benétigten C Files zur abstrakten
oder maschinenabhéingigen Simulation generiert werden.

Abbildung 3.12 gibt einen Uberblick iiber die Arbeitsweise des GeLIR Simula-
tors. Die Simulation bzw. Validierung lauft zweigleisig ab. Zum einen wird das
urspriingliche ANSI-C Programm mit Hilfe des GNU C Compilers iibersetzt
und ausgefiihrt, wobei die fiir den spéteren Vergleich notwendigen Log Files er-
zeugt werden. Das ist auf der linken Seite der Abbildung 3.12 erkennbar. Zum
anderen werden die fiir den Simulator bendtigten Debug Project Files erzeugt
und ebenfalls mit dem GNU Compiler iibersetzt und dann ausgefiihrt, wobei
wiederum Log Files mit dem Programmergbnis und evtl. weiterer Variablen
erzeugt werden. Siehe dazu die rechte Seite von Abbildung 3.12.

Zur Generierung der bendtigten Debug Project Files wird das ANSI-C Pro-
gramm mit dem encc Compiler iibersetzt. Intern wird dabei eine Datenstruktur
erzeugt, die mit mit Hilfe der CFG2GeLIR Klasse in die GeLIR Datenstruktur
transformiert wird. Mittels der GeLIRSim Klasse wird die Erzeugung der Debug
Projects Files angestoflen.

Das Simulationsskript vergleicht die generierten Log Files und entscheidet An-
hand der Gleichheit des Ergebnisses sowie der iiberwachten Variablen, ob die
Simulation erfolgreich verlaufen ist.
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Abbildung 3.12: GeLIR Simulator Ablauf
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3.5.1 Assemblercodegenerierung

Wie bereits eingangs in diesem Kapitel erwdhnt, werden alle wesentlichen In-
formationen, die zur Assemblercodegenerierung notwendig sind und nach der
Code Selektion und Register Allokation zur Verfiigung stehen, mit in die GeLIR
Datenstruktur iibernommen.

Das von Markus Fiesel implementierte Tool XeLIRPattern [MF01] erlaubt die
patternbasierte Assemblercodegenerierung auf XML-Basis.

CFG2GelIR H GeLIR )—b GallRZXelIR —){ XML )—D XeLIRPatlern ASM

r

ConstFoid/ [ Patterm )
ConstProp/

CopyProp/DCE/
FRLE/RSE

Abbildung 3.13: Ablaufdiagramm der Assemblercodegenerierung

Abbildung 3.13 zeigt den Ablauf der fiir die Assemblercodegenerierung notwen-
digen Schritte. Die GeLIR Darstellung wird mittels CFG2GeLIR erzeugt. Mit
Hilfe des Moduls GeLIR2XeLIR, das ebenfalls im Rahmen der Diplomarbeit von
Markus Fiesel [MF01] entstanden ist, kann die GeLIR Darstellung in der Do-
kumentenbeschreibungssprache XML (Extensible Markup Language) [XMLO01]
herausgeschrieben werden.

Das Tool XeLIRPattern importiert diese XML Datei und kann in Verbindung
mit einem geeigneten Pattern File den Assemblercode generieren. In der im
Rahmen dieser Diplomarbeit entworfenen Pattern Datei ist beschrieben, wie
die einzelnen GeLIR Maschinenoperationen mit realen Assemblerbefehlen der
Zielarchitektur iiberdeckt werden konnen.

"4 "4
I 6

1ir_32 := <const>0

v
[1ir_83 := +(1ir_24 1ir_32)|
1]

|'7'7'7 = st(vh'r_SS VS)I

Abbildung 3.14: Beispiel eines Store-Befehls in GeLLIR Darstellung

Abbildung 3.14 zeigt beispielhaft eine Store Operation in der GeLIR Darstel-
lung. Nach der XML Generierung durch GeLIR2XeLIR findet sich die oben ge-

zeigte Maschineninstruktion mit der Store Operation folgendermaflen in der
XML Datei wieder:
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<MI ID="MI-6">
<!-- CONST 1lir_32 -->
<!-- + ( 1ir_33, lir_24, 1ir_32 ) -->
<1-- st ( ???, 1ir_33, V5 ) -->
<M0 class="ST" ID="MD-8" class2="" ="
<OperationAlt IDREF="Op-141" op_alt_name="STR"/>
<FUAlt IDREF="FU-799"/>
<ITAlt IDREF="IT-513"/>
<Def volatile='"true'" name="7??" stab_id="1" >
<DefAlt IDREF="RF-783"/>
</Def>
<Arg volatile='"true" name="lir_ 33" stab_id="33" >
<ArgAlt IDREF="RF-782"/>
<M0 class="OPR"
<OperationAlt IDREF="0p-103" op_alt_name="ADD"/>
<FUAlt IDREF="FU-799"/>
<ITAlt IDREF="IT-513"/>
<Def volatile="true" name="lir_33"
<DefAlt IDREF="RF-782"/>
</Def>
<Arg volatile="true" name="lir_24" stab_id="24" >
<ArgAlt IDREF="RF-794"/>
<ArgIdx index="94" asmname="SP"/>
</Arg>
<Arg volatile='"true" name="lir_ 32" stab_id="32" >
<ArgAlt IDREF="RF-778"/>
<M0 class="CONST"

stab_id="33" >
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op_name="st" op_sym="35" value_no="8">

ID="M0-7" class2="ADDR_OPR" op_name="+" op_sym="2" value_no="7">

class2="ADDR_QOPR" ID="M0D-6" value_no="6">

<Def volatile='"true" name="lir_ 32" stab_id="32" >

<DefAlt IDREF="RF-778"/>
</Def>
<Const type="INT" value="0" stab_id="31"/>
</M0>
</Arg>
</M0>

</Arg>

<Arg volatile="true" name="V5" stab_id="10" >
<ArgAlt IDREF="RF-792"/>
<ArgIdx index="81" asmname="r0"/>

</Arg>

</M0>
</MI>

In der XML Darstellung sind alle Informationen der GeLIR Darstellung iiber-
nommen worden. Die Store MO inkl. der beiden Sub-MOs wird inkl. ihrer Ty-
pen, Argumente, Funktions- und Instruktionseinheiten beschrieben.

Fiir jede zu iiberdeckende Operation muf} ein entsprechendes Pattern erzeugt
werden, damit die bendtigten Daten fiir die Assemblerausgabe aus der XML
Darstellung generiert werden konnen. Mit Hilfe des Patterns werden nur die
Daten herausgeschrieben, die auch wirklich bendtigt werden. Es werden alle
Pattern bendétigt, die bei der Assemblerausgabe fiir die gewiinschte Zielplatt-
form vorkommen koénnen. Das hier gezeigte Pattern dient der ARM Assembler-

code Darstellung.

<Pattern>
<MO class="ST" op_name='"st'">
<DperationAlt/>
<FUALt/>
<ITAlt/>
<Def>
<DefAlt/>
</Def>
<Arg>
<Arghlt/>
<MO class="QOPR" op_name="+'">
<DperationAlt/>
<FUALt/>
<ITAlt/>
<Def>
<DefAlt/>
</Def>
<Arg>
<ArghAlt/>
<ArgIdx/>
</Arg>
<Arg>
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<Arghlt/>
<M0 class="CONST">
<Def>
<DefAlt/>
</Def>
<Const/>
</M0>
</Arg>
</M0>
</Arg>
<Arg>
<ArghAlt/>
<Argldx/>
</Arg>
</M0>
<Instruction>
<Print direct="\t"/>
<Print direct="STR "/>
<Print ref="Arg[2]/Argldx/@asmname"/>

<Print direct=", ["/>
<Print ref="Arg[1]1/M0/Argl[1]/Argldx/Casmname"/>
<Print direct=", #"/>

<Print ref="Arg[1]/M0/Arg[2]/M0/Const/@value"/>
<Print direct="]"/>
<Print direct="\n"/>
</Instruction>
</Pattern>

Nach Aufruf des Tools XeLIRPattern mit der XML-Datei und der Pattern-
Datei als Parameter wird die Assemblerdatei ausgegeben. Fiir das o.g kurze
Beispiel erhilt man die Ausgabe:

STR r0, [SP, #0]

Templates fiir die Patterns werden mit dem Kommandozeilenparameter -p
erzeugt. Damit werden alle in der Programmbeschreibung gefundenen Pat-
terns ausgegeben. Wird eine schon bestehende Pattern-Datei angegeben, z.B.
XeLIRPattern -p ADR.c.xml ARM_Patterns.xml, so werden zuerst die in
ARM_Patterns.xml gefundenen Patterns ausgegeben, danach die nicht gefun-
denen.

3.6 Anbindung des encc an die GeLIR

Der urspriingliche Compiler encc verwendet eigene Datenstrukturen, die als
Vorarbeit in die GeLIR Darstellung transformiert werden miissen.

Hierbei ist insbesondere darauf zu achten, dafl bereits vorhandene Informatio-
nen bzgl. der Codeselektion und Registeralokation mit in der GeLIR abgelegt
werden. Diese Informationen werden auf der Low-Level Ebene beriicksichtigt
um aus der GeLIR Darstellung eine Assemblercodegenerierung zu erméglichen.
Auch fiir die Simulation ist beispielsweise die Wiederherstellung von erweiterten
Typinformationen relevant.
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3.6.1 Ubersicht

In der Klasse CFG2GeLIR findet sich die Implementierung zur Transformation
der encc CFG Programmdarstellung in die GeLIR Datenstrukturen. Im Nach-
hinein stellte sich diese Konvertierung, die als Vorarbeit fiir die Optimierun-
gen bendtigt wird, als sehr arbeits- und zeitintensiv dar. Dieses hatte mehrere
Griinde, u.a. erst im Laufe der Arbeit entstandene Dokumentation, teils gravie-
rende Unterschiede in den verschiedenen Darstellungen und der sich dndernden
Arbeitsumgebung, da die GeLIR Datenstrukturen zum Zeitpunkt der Imple-
mentierung noch nicht vollstindig entwickelt waren.

Zugunsten der Entwicklung und Anbindung der eigentlichen Optimierungen
unterstiitzt die momentan vorliegende CFG2GeLIR Klasse nur die ARM Platt-
form, da die ARM Unterstiitzung des encc zum Zeitpunkt der Erstellung dieser
Diplomarbeit am weitesten fortgeschritten war. Die Unterstiitzung der LEON
CPU wurde theoretisch durchgefiihrt.

Die Anpassung der CFG2GeLIR Funktionalitit an weitere Architekturen, etwa
der LEON CPU, stellt aber bis auf den bendttigten Zeitaufwand keine grofien
Probleme mehr dar. Eine Konvertierung fiir die LEON Architektur kann analog
zur in diesem Kapitel beschriebenen ARM Konvertierung stattfinden. Weitere
Informationen fiir evtl. zukiinftige Projekte gibt Kapitel 8. Anhang B beschreibt
den Einsatz der CFG2GeLIR Klasse und die zugrundeliegenden Quellcodes.

encc CFG Lance2 IR

Architektur-
beschreibung

Abbildung 3.15: Schema der GeLIR Anbindung (grob)

Abbildung 3.15 skizziert die Elemente, die zur Konvertierung der encc Darstel-
lung in die GeLIR Darstellung benttigt werden. Ein Grofiteil der Informationen
konnte direkt aus dem encc CFG gewonnen werden. Einige Details sind aber
bereits bei der Code Selektion verlorengegangen und waren nicht mehr direkt
zu erreichen, z.B. die Typen der Riickgabewerte einer Funktion. Das liegt dar-
an, daf} in der durch den encc CFG ausgedriickten Assembler Darstellung keine
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Typinformationen mehr ersichtlich sind. Informationen {iber die Funktionsriick-
gabetypen und die Anzahl der Funktionsargumente werden daher direkt aus der
LANCE? IR Darstellung {ibernommen. Von der Assembler Darstellung des Pro-
gramms wird eine Ebene zuriick auf die Low-Level Darstellung transformiert.
SchlieBlich wurde der GeLIR Darstellung noch eine Architektur Beschreibung
der zugrundeliegenden Zielplattform iibergeben.

Lance2 IR

Y
Lance? IR Lance_2 IR
StabEntries GlobalSymbol Functions
Table
[ Lance2 IR LanceZ IR
Local Symbol Arguments
Table )

f encec }

y

/ | FCGraph CFGraph
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W \LirSTab LirFun S0
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Abbildung 3.16: Schema der GeLIR Anbindung
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In Abbildung 3.16 ist die GeLIR Anbindung auf GeLIR Klassenebene erkenn-
bar. Aus Griinden der Ubersicht konzentriert sich die Skizze dabei auf die wich-
tigsten Elemente. Die Informationen, die aus der LANCE2 Darstellung gewon-
nen werden, werden durch gestrichelte Pfeile dargestellt, die in die entsprechen-
den GeLIR Klassen zeigen. Gepunktete Pfeile symbolisieren die Informationen,
die aus dem Kontrollfluigraphen des encc Compilers gewonnen wurden. Infor-
mationen auf unterster GeLIR Ebene fiir die LirMOs wurden aus der ARM
Target Beschreibung gewonnen. Dieses wird durch Punkt-Strich-Pfeile darge-
stellt.

3.6.2 Durchfiihrung

Abbildung 3.17 zeigt exemplarisch einen Knoten aus einem CFG Graphen vor
der Konvertierung in die GeLIR Darstellung (linke Seite der Abbildung) und
nach der Konvertierung (rechte Seite).

MI Z1
1ir_46(46) 1(43)
int(4) —)llir‘_4E o= <c:|:|nst>1|1— int(4)
LOCAL VAR tmp GLOBAL CONST
13:M0V V9 ,#1 —
none(0)
\f’ll](ﬁ) 5 : NONE_Scope VAR
II_BE;:)UAR —>|1u'1|] := cplnone hr‘%)l‘_ 1ir_46(46)
int(4)
LOCAL VAR tmp

Abbildung 3.17: CFG — GeLIR

Ein kompletter CFG2GeLIR Durchgang lduft in folgenden Schritten ab:

1. Initialisierung der ARM Target Beschreibung

Hierbei wird das LirTarget-Objekt mit der Beschreibung der ARM Ar-
chitektur initalisiert. Darin enthalten sind der Aufbau aller Funktionein-
heiten, Registerséiitze und der gesamte Instruktionssatz der CPU. Die Ar-
chitekturbeschreibung wurde in eine separate Klasse ausgelagert, damit
sich spéter problemlos neue Architekturen hinzufiigen lassen. Weitere De-

tails zur Architekturbeschreibung und deren Implementierung gibt An-
hang A.

2. Aufbau der globalen Symboltabelle

Die globale Symboltabelle wird aufgebaut, indem die globale encc Sym-
boltabelle durchlaufen und in die GeLIR Darstellung iibertragen wird.

3. Erzeugung der Liste aller Funktionen
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Definition 3.6.1 FEin Function Call Graph FCG ist die Vereinigung aller
Kontrollflufgraphen CFG eines Programms.

Der Function Call Graph FCGraph (FCG) des encc wird durchlaufen und
anhand seiner Knoten werden entsprechende GeLIR LirFun-Objekte an-
gelegt. Die Funktionsnamen werden beibehalten. Die Typen der Funkti-
onsriickgabewerte und die Anzahl der Argumente sowie die Argumentty-
peninformationen werden aus der LANCEZ2 TR ermittelt, da diese Infor-
mationen nach der Codeselektion im encc nicht mehr ohne groflen Auf-
wand ersichtlich sind.

4. Aufbau der lokalen Symboltabellen fiir jede Funktionen

Sofern vorhanden werden die lokalen Symboltabellen fiir die einzelnen
Funktionen erzeugt. Fiir jedes Symboltabellenelement wird dabei ein
LirSTabEntry-Objekt entsprechenden Typs angelegt (Const, Addr, La-
bel, Int, usw.). Die benétigten Informationen werden aus den LANCE2
Symboltabellen iibernommen.

5. Aufbau der Liste aller Basisblocke

In diesem Schritt werden zu jeder Funktion ihre zugehorigen Basisblocke
in die GeLIR eingefiigt. Dazu wird der encc CFG durchlaufen und die
entsprechenden Basisblockknoten werden herausgesucht.

6. Generierung der Maschineninstruktionen

Fiir jede Maschineninstruktion eines Basisblocks wird der entsprechende
Typ ermittelt, z.B. ob es sich um einen CALL/JMP/BRANCH/RET-
Befehl oder eine Operation handelt und dann dazu passende Unterfunk-
tionen zur Generierung der Maschinenoperationen aufgerufen, bevor letzt-
endlich die eigentliche Maschineninstruktion eingefiigt wird.

7. Generierung der Maschinenoperationen

Die Generierung der Maschinenoperationen wurde im vorherigen Schritt
angestoflen. Zunichst wird die entsprechende Maschinenoperationen als
abstrakte, maschinenunabhiingige GeLIR Operation eingefiigt. Eine Ad-
dition wird beispielsweise nicht direkt auf das ADD Mnemonic der Zielar-
chitektur abgebildet, sondern als abstrakte LIR_PLUS Operation. An-
hand des Adresstyps des aktuell betrachteten Statementknoten des encc
CFG wird eine passende abstrakte Maschinenoperation generiert. Dieser
Teil des CFG2GeLIR Konverters ist fiir den ARM Prozessor als Zielplatt-
form bereits implementiert. Er kann fiir zukiinftige Projekte leicht an
andere CPUs angepasst werden.

Abbildung 3.18 gibt einen Uberblick iiber die bisher beschriebenen Sta-
tionen der Durchfithrung der Transformation.
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Abbildung 3.18: CFG2GeLIR Details der Durchfiithrung

Tabelle 3.1 gibt eine Ubersicht der vom ence unterstiitzten Adressierungs-
arten, die ebenfalls vom Konverter beriicksichtigt werden. Dabei bezeich-
net R ein Register, L ein Label, I einen Immediate und S den Stackpoin-
ter.

Um optional neben der abstrakten Darstellung auch auf eine reale Dar-
stellung zugreifen zu konnen, werden fiir jede MO abschlieflend Informa-
tionen der Zielarchitektur gesetzt, und zwar die reale ARM Operation,
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Adressierungsart | Befehlsklasse(n)
NONE Return
R Return value
L Conditional branch
RI Arithmetic ALU operations
RL Load
RR Logical ALU operations / MUL operation
RS Arithmetic ALU operation
SI Arithmetic ALU operation
SR. Arithmetic ALU operation
RRI Arithmetic / Logical ALU operations
RRR Arithmetic ALU operations
RSI Arithmetic ALU operation
R_RI Load / Store
R_RR Load / Store
R_SI Load / Store

Tabelle 3.1: In CFG2GeLIR unterstiitzte Adressierungsarten des ARM

die verwendete Funktionseinheit, der Instruktionstyp und die verwende-
ten Register.

Abbildung 3.19 zeigt die Maschinenoperationen, in der die entsprechen-
den Ressourcen bereits eingetragen worden sind, fiir den Assembler Befehl
ADD r3,r3,#1.

MI 14

Ops: {}

FU: <Rs:{ }>

IT: <Rs:{ P>

Def: <Rs:{ ‘const_int3’ }>

1ir_41 := <const>1 |4—

Ops: { ADD }
i FU: <Rs:{ ALU }>

- — - : IT: <Rs:{ it_none }>
|1‘6 1= +(i6 hr‘41)|<__Def: <Rs:{ Reg_LO }> Idx:{ r3 }
Argl:<Rs:{ Reg_LO }> Idx:{ r3 }
Arg2:<Rs:{ ’const_int3’ }>

Abbildung 3.19: MO mit eingetragenen Ressourcen

Es wird darauf geachtet, da3 die bereits vorliegenden Informationen aus
der Codeselektion und der Registerallokation nicht verloren gehen, damit
aus der GeLIR Darstellung jederzeit wieder eine Assemblerdarstellung
generiert werden kann. So ist z.B. in der Abbildung erkennbar, daf die
durch die Register Allokation ausgewéhlten Register r3 des ADD-Befehls
auch in der GeLIR Darstellung ibernommen worden sind, indem der In-
dex des entsprechenden Definitions- und des ersten Argument-Registers
auf r3 gesetzt werden.

Da die im Rahmen dieser Diplomarbeit implementierten Optimierungen
keine neuen virtuellen Register anfordern und somit auch keinen neuen
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Spillcode erzeugen, der den Registerdruck erhéhen wiirde, kann die As-
sembler Darstellung ohne eine erneute Code Selektion aus den GeLIR
Datenstrukturen gewonnen werden.

Die dazu notwendigen Programmteile sind in seperate Funktionen aus-
gelagert und lassen sich leicht fiir andere Architekturen, z.B. die LEON
CPU, erweitern.

. Aufriumarbeiten

Im Prinzip ist die eigentliche Konvertierung des encc Kontrollfluigra-
phen in die GeLIR an dieser Stelle abgeschlossen. Es folgen noch ein
paar Aufriumarbeiten, bei denen u.a. alle iiberfliissigen Symboltabellen-
eintrige geloscht werden, die durch das LANCE2 Frontend eingefiigt wor-
den sind.

. Optimierungen durchfiihren

Optional werden die in den nachfolgenden Kapiteln beschriebenen Opti-
mierungen in diesem Schritt durchgefiihrt.

Evaluation durch Simulation

Auf Wunsch werden im letzten Schritt Simulationsdateien fiir den GeLIR
Simulator generiert, damit die Korrektheit der GeLIR Programmdarstel-
lung validiert werden kann.

Simulationsergebnisse der im Rahmen dieser Diplomarbeit verwendeten
Beispielprogrammme finden sich in Kapitel 7.

Hinweis 3.6.1 Im Debug Modus erzeugt die CFG2GeLIR Klasse zwei .gdl Da-
teien CFG2GeLIR.ir.gdl und CFG2GeLIR.opt.ir.gdl, die z.B. mit aiSee ange-
zeigt werden kénnen. Der Inhalt dieser Dateien ist die grafische Darstellung des
Benchmark-Programms im GeLIR Format vor und nach evtl. Optimierungen.

3.6.3 Probleme und Besonderheiten

Bei der Umwandlung des encc CFG in die GeLIR Darstellung mussten u.A.
folgende Besonderheiten beachtet werden:

e Umsetzung komplexer Adressierungstypen

Befehle mit einfachen Adressierungsarten, z.B. mit Adressierungstyp RR
(Register — Register) konnen direkt in eine entsprechende GeLIR Ma-
schineninstruktion {iberfithrt werden. So wird z.B. aus dem Assembler-
befehl MOV V6,V8, der den Inhalt des virtuellen Registers V8 in das vir-
tuelle Register V6 kopiert, in der GeLIR Ansicht ein Ausdruck der Art:
V6 := cp(none lir_39).

Bei komplexeren Adressierungstypen, etwa der Form R_RI (Register —
Register indirekt — Immediate) ist keine 1:1 Umsetzung von der Assem-
blerdarstellung in die GeLIR Darstellung moglich. In so einem Fall wird
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eine Maschineninstruktion mit mehreren SubMOs erzeugt, die die Funk-
tionalitét des Assemblerbefehls abbildet. So werden z.B. fiir den Befehl
STR V8, [V4,#8], der den Wert von V8 an Adresse V4+8 speichert, fol-
gende drei Maschinenoperationen innerhalb einer Maschineninstruktion
erzeugt:

lir_ 22 = 8
I
lir_23 = +(V4,1lir_22)
I
7?7 = st(1ir_23, V8)

e Einfirben der Adressberechnung bei LDR/STR Befehlen

Alle Maschineninstruktionen, die Teil einer Adressberechnung sind, wer-
den gesondert gekennzeichnet. Dazu wurde eine rekursive Hilfsfunktion
implementiert, die eine Einfirbung der entsprechenden Knoten vornimmt.
Somit sind die Bestandteile einer Adressberechnung in der aiSee Darstel-
lung unmittelbar erkennbar.

e Verwendete Ressourcen ermitteln

Da die GeLIR Darstellung auf unterster Ebene nach der Code Selektion
des encc Compilers erzeugt wird, sind bereits Ressourceninformationen
der einzelnen Maschineninstruktionen in Form der verwendeten Register,
Funktionseinheiten und Instruktionstypen vorhanden, die mit in die Ge-
LIR Datenstruktur iibernommen werden.

Die verwendeten Funktionseinheiten und Instruktionstypen kénnen da-
bei unmittelbar aus der Befehlsklasse der gerade betrachteten Maschi-
neninstruktion ermittelt werden. Abschlielend werden die in der be-
reits durchgefiihrten Registerallokation bestimmten Registerressourcen
bestimmt und in die entsprechenden GeLIR Objekte abgelegt.

e Besondere Behandlung des Stackpointers

Ein weiteres Problem stellte die korrekte Modellierung des Stackpointers
(SP) dar, damit er in der abstrakten Darstellung und im GeLIR Simula-
tor richtig abgebildet wird.

Ein ADD Assembler Befehl am Anfang einer Funktion sorgt dafiir,
den notigen Platz auf dem Stack bereitzustellen, indem der Stackpoin-
ter um die benétigte Anzahl der Elemente verringert wird. Der Befehl
ADD SP,#-8 bewirkt, dafl auf dem Stack Platz fiir zwei 4-Byte Elemente
geschaffen wird.

In der GeLIR Darstellung wird der Stackpointer als Symboltabellenele-
ment SP vom Typ Array definiert. Das Array wird als lokales Array an-
gelegt, da fiir jede Funktion ein neuer Stackframe aufgebaut wird. Beim
Aufruf einer Funktion mit einem Add SP, #immediate wird anstatt eine
Add MO einzufiigen, die GroBe des SP Arrays auf den Absolutbetrag der
Immediate Konstante gesetzt.
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Kapitel 4

Datenfluflanalysemethoden

Das Programmverhalten darf durch Optimierungen nicht willkiirlich verdndert
werden, damit die Korrektheit des Programms bestehen bleibt. Aus diesem
Grund sind bei vielen Optimierungen Vorarbeiten notwendig, um Informatio-
nen zu sammeln, welche Stellen im Code in geeigneter Weise abgeéindert werden
diirfen. Dazu zihlen beispielsweise die Untersuchung von Verzweigungsbedin-
gungen und die Abhéngigkeiten bislang berechneter Werte, die durch Abhéngig-
keitsanalysen ermittelt werden.

Die in dieser Diplomarbeit verwendete Delta-Array-Datenfluflanalyse zur Be-
stimmung der Datenabhingigkeiten bei den Optimierungen Redundant Load
Elimination und Redundant Store Elimination wird in diesem Kapitel vorge-
stellt.

Die folgenden Ausfithrungen in diesem Kapitel basieren auf den Arbeiten von
Martin Horst [MHO1] und Bj6érn Franke [BF99].

4.1 Einfiihrung

Bei einer DatenfluBanalyse werden Informationen iiber das Programm als Gan-
zes gesammelt und den einzelnen Basisblécken des KontrollfluBgraphen zur
Verfiigung gestellt, um festzustellen, welche Variablenabhingigkeiten iiber alle
moglichen KontrollfluBwege bestehen.

Mittlerweile gibt es eine grofle Menge an etablierten DatenfluBanalysemetho-
den fiir skalare Variablen [ASU88|, die die Grundlage vieler Optimierungen
bilden, aber leider oftmals Zugriffe auf Arrays nicht beriicksichtigen. Mit spe-
ziellen Array-Datenflulanalysemethoden gelingt es zuséitzlich, Datenabhingig-
keiten zwischen Array-Elementen in Schleifen zu analysieren und mit diesen
Erkenntnissen geeignete Optimierungen zu entwickeln.

Als Grundlage fiir die im Rahmen dieser Diplomarbeit entwickelten Optimie-

95
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rungen Redundant Load Elimination und Redundant Store Elimination bot sich
eine Array-Datenflulanalyse an, da sich mit deren Hilfe redundante Array-
Zugriffe in Schleifen aufspiiren lassen. Speicherzugriffe, insbesondere Array-
Zugriffe, sind durch die damit verbundene Berechnung der bendtigten Spei-
cheradressen teurer im Zugriff als normale Registerzugriffe. Im Gegensatz zu
einem Registerzugriff oder einem Zugriff auf eine skalare Variable erfordert ein
Array-Zugriff einen zusitzlichen Speicherzugriff, was sich in Form von zusitz-
lichen Waitstates negativ auf die Latency und den Energieverbrauch auswirkt.
Dieser Effekt wird innerhalb von Schleifen weiter verstirkt, so dafl die Ent-
fernung redundanter Speicherzugriffe durch eine Optimierung auf Basis einer
Array-Datenflulanalyse die Kosten eines Programmablaufs deutlich verringern
kann. Redundante Speicherzugriffe konnen z.B. auch wihrend der Spillcodege-
nerierung des encc Compilers entstehen.

Aber auch die einfacheren Optimierungen, wie z.B. die Constant Propagation
beruhen auf (einfachen) Datenflulanalysen, so daff hier vorgestellte Begriffe
(etwa Verbédnde) auch dort zum Einsatz kommen.

In [BF99] werden vier Array-Datenfluf-Analysemethoden vorgestellt:

e Delta-Array-Datenfluflanalyse

Die Delta-Array-Datenfluffanalyse bestimmt den Datenflufl in dhnlicher
Weise wie iterative Verfahren zur Losung des DatenfluBproblems. Jeder
Instruktion eines Schleifenkontrollflufigraphen wird eine Transferfunkti-
on zugeordnet, die das Instruktionsverhalten statisch modelliert. Ein aus
diesen Transferfunktionen entstehendes Gleichungssystem wird mit Hilfe
eines iterativen Verfahrens gelost.

e Stretched-Loop Verfahren

Die Arbeitsweise des Stretched-Loop Verfahren ([BG96)) ist es, alle Array-
Referenzen, die auf das gleiche Array-Element zeigen, gemeinsam zu be-
trachten, indem diese in Kongruenzklassen zusammengefasst werden. Da-
durch ist es moglich, die Array-Abhéngigkeiten auf der Ebene der einzel-
nen Knoten zu betrachten. Liegen die Referenzen auflerhalb der Kongru-
enzklassen, so werden diese fiir die Analyse des einzelnen Knoten igno-
riert, da sie irrelevant fiir die Bestimmung der Abhéngigkeiten sind. Meh-
rere aufeinanderfolgende Iterationen, die die gesamte Lebensdauer eines
Array-Elements umfassen, konnen gleichzeitig analysiert werden.

Im Gegensatz zur Delta-Array-Datenfluffanalyse werden Instruktionen
nicht nur auf Iterationsebene, sondern auch auf Instruktionsebene analy-
siert. Dadurch steigt die Aproximationsgiite, was aber mit einer erhthten
Laufzeit verbunden ist.

Insgesamt scheint das Stretched-Loop Verfahren etwas méichtiger als die
Delta- Array-Datenfluffanalyse, ist aber wesentlich komplexer zu imple-
mentieren.

e Lazy Verfahren



4.1. EINFUHRUNG 57

Das Lazy Verfahren [M93] arbeitet wie das Stretched-Loop Verfahren auf
Instruktionsebene, um bessere Ergebnisse zu liefern. Desweiteren ist es
nicht auf affine Indexterme beschriankt, sondern kann auf nicht-affinen
Indextermen zumindest ein approximiertes Ergebnis liefern.

Bei diesem Verfahren werden ausgehend von Read-Instruktionen die im
naheliegenden Instruktionsraum befindlichen Write-Instruktionen analy-
siert und diese Analyse dann im spéteren Verlauf auf grofilere Distanzen
ausgedehnt, um eine groflere Prizision zu erreichen.

Vorteilhaft ist die genaue Analyse dieses Verfahrens und die Moglichkeit,
nicht-affine Indexterme zu analysieren. Auf der anderen Seite besitzt das
Verfahren eine hohe Laufzeit, ist nur mit grofem Aufwand zu implemen-
tieren und nicht parametrisierbar.

¢ Dynamic-Single-Assignment (DSA) Verfahren

Das Dynamic-Single- Assignment Verfahren nach [R91] unterscheidet sich
von den o.g. Verfahren, da es eine speziell fiir die Analyse angepasste IR-
Darstellung verwendet. Diese IR ist darauf spezialisiert, die Abhéingigkei-
ten zwischen Instruktionen darzustellen.

Das Verfahren ist in der Lage, auf affinen und nicht-affinen Indextermen
zu arbeiten, es ist parametrisierbar und unterstiitzt beliebige Kontrollfluf-
graphen, ist also nicht auf bestimmte Schleifenklassen beschrinkt. Deswei-
teren lassen sich mit diesem Verfahren speicherbasierte und wertebasierte
Abhéngigkeitsanalysen durchfiihren.

Fiir unsere Zwecke ist das Verfahren nicht geeignet, da es eine eigene
IR-Darstellung voraussetzt und nicht ohne weiteres auf der GeLIR Dar-
stellung durchfithrbar ist. Ein weiterer wesentlicher Nachteil ist, dafl das
Verfahren u.U. nicht terminiert.

Die Wahl fiel auf die Delta-Array Datenfluffanalyse, da diese im Gegensatz zu
den anderen Verfahren folgende Vorteile aufweist:

e Geringe Komplexitit des Verfahrens und damit ressourcenschonend
e Effiziente Laufzeit

e Terminiert immer

e Unterstiitzt eindimensionale und mehrdimensionale Arrays

e Parametrisierbar

e In gewissem Mafle anpassbar und erweiterbar

e Eine generische Implementierung mit Unterstiitzung der GeLIR Daten-
struktur liegt bereits vor und konnte fiir diese Diplomarbeit mit wenigen
Anpassungen iibernommen werden [MHO1]
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Insbesondere die letzten drei Punkte gaben den wesentlichen Ausschlag fiir den
Einsatz der Delta- Array-Datenfluffanalyse. Durch ihr hohes Mafl der Parame-
trisierbarkeit konnte die Analyse erfolgreich fiir die Schleifenoptimierungen der
M3-DSP Plattform [MHO1] sowie fiir die Redundant Load Elimination und Red-
undant Store Elimination eingesetzt werden.

4.2 Grundlegende Begriffe

Bei einer DatenfluBanalyse werden alle méglichen KontrollfluBwege einer Funk-
tion untersucht. Aus diesem Grund werden die wihrend der Analyse gewonne-
nen Informationen in einem Kontrolllufigraph abgelegt. Dieser enthélt neben
der korrekten Ausfiihrungsreihenfolge aller Instruktionen auch alle moglichen
Verzweigungen des Kontrollflufles.

Definition 4.2.1 Fin Pfad 7 in einem KontrollfluBgraphen CFG(N, E, s, e) ist
aus einer Folge von Kanten aufgebaut. m startet an einem Knoten ny und endet
an einem Knoten ny : 7 = (n1,n2),...,(ng_1,nk) mit (n;,niy1) € E,i <k.

Um den Verwaltungsaufwand des KontrollfluBgraphen in Grenzen zu halten,
werden alle Instruktionen, die hintereinander ausgefithrt werden, zu Basis-
blocken zusammengefasst.

4.2.1 Datenflufiverbinde

Definition 4.2.2 FEin Verband L besteht aus einer Menge von Elementen, der
Tragermenge, sowie zwei Operatoren M (meet) und U (join) mit folgenden Ei-
genschaften:

1. Abgeschlossenheit
Ve,ye L:Jz,weL:zNy=zAzUy=w

2. Kommutativitdt
Ve,yeL:zNMy=yMNaxAzlUy=ylUx

3. Assoziativitdt
Ve,yz€ L: (zNy)Nz=zN(yNz)A(zUy)Uz=zU(yUz)

4. Supremum
dleLlL:VeeL:xN1L=_1
Das Element 1 wird als bottom bezeichnet.

5. Infimum
JTel:VeelL:zUT=T
Das Element T wird als top bezeichnet.



4.2. GRUNDLEGENDE BEGRIFFE 99

Definition 4.2.3 FEin Verband L ist ein distributiver Verband, wenn gilt:
Ve,y,z€ L: (zNy)Uz=(zUz)N(yU=2)

Definition 4.2.4 Die auf einem Verband L indizierte Partielle Ordnung (L, C)
ist durch Yx,y € L : ¢ C y < x Ny = x definiert. Alternativ ist diese
Definition auch mit dem U Operator méglich, wobei die Operatoren T, 1 und
3 analog definiert sind.

Definition 4.2.5 Die Hohe eines Verbandes L ist definiert als:
height(L) = max{n|3z1,z9,...2p: L Cx1 C2zoC...Cz,, C T}

4.2.2 Transferfunktionen

Mit Hilfe der Datenflulverbinde werden Eigenschaften von Datenabhingig-
keiten modelliert. Da sich diese Eigenschaften wéihrend des Programmablaufs
verdndern kénnen, muf} dies in geeigneter Weise beriicksichtigt werden.

Dazu werden Transferfunktionen verwendet, die die durch Instruktionen her-
beigefiihrten Veranderungen des Programmstatus (z.B. aktuelle Variablenbele-
gung) auf Basis der Datenfluiverbinde modellieren.

Transferfunktionen sind Funktionen f : L — L, die der Konten—/Kantenmenge
des KontrollfluBgraphen CFG(N, E, s, e) zugeordnet werden.
Es gilt: tf : M — (L — L), mit M = {N, E}.

Bei Array-Elementen ist es moglich, daf§ gleiche Bezeichner auf verschiedene
Array-Elemente zeigen, z.B. zeigt der Bezeichner a[i] in den verschiedenen Ite-
rationen auf unterschiedliche Speicherbereiche.

Genauso konnen verschiedene Bezeichner auf gleiche Array-Elemente zeigen. So
zeigt etwa ali] in Iteration 2 und a[i + 1] in Iteration 1 auf das gleiche Element.
Die Transferfunktionen miissen so ausgelegt sein, daf} sie mit diesen Fillen zu-
recht kommen.

4.2.3 Schleifenkontrollflufigraph

Ein Schleifenkontrollflufigraph ist ein erweiterter Kontrollflugraph mit folgen-
den Eigenschaften:

Definition 4.2.6 Fin Schleifenkontrollfluigraph (Loop Control Flow Graph,
LCFG) FG = (N,E) mit Knotenmenge N und Kantenmenge E stellt den Kon-
trollfiufl innerhalb eines Schleifenkdrpers dar. Dabei bezeichen die Knoten N In-
struktionen, wobei jeder Knoten N nur jeweils eine Instruktion enthalten darf.
Die moglichen Kontrollflufiberginge im Graphen werden durch die Kanten-
menge E dargestellt. Schleifenkontrollflufigraphen sind im Gegensatz zu einem
KontrollfluBgraphen um einen ausgezeichneten Knoten Exit erweitert, welcher
den expliziten Ubergang zur nichsten Iteration ausdrickt. Alle Kanten, die den
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Schleifenkdrper verlassem, fiihren zum Exit Knoten und alle ausgehenden Kan-
ten des Exit Knotens fihren zum Beginn der Schleife.

Einzelne Knoten des Schleifenkontrollflufsgraphen enthalten Instruktionen ei-
ner Schleife, deren Beeinflussung der Daten durch die o.g. Transferfunktionen
beschrieben wird.

4.3 Delta-Array-Datenflulanalyse

Dieser Abschnitt erldutert die wichtigsten Faktoren zum Verstédndnis der
von Duesterwald, Gupta und Soffa vorgestellten Delta- Array-Datenfluffanalyse
[DGS] und beschreibt grob die Arbeitsweise der Datenfluanalyse.
Tiefergehende Details kénnen in [DGS], [BF99] und [BG96] nachgelesen wer-
den. Die Beschreibung auf Basis einer realen Implementierung der Delta- Array-
Datenflufanalyse kann in [MHO1] gefunden werden.

Die Delta-Array-Datenfluffanalyse unterstiitzt verschiedene Optimierungen,
u.A. Load-/Store-Optimierungen und Schleifenoptimierungen (Loop Unrol-
ling).

Die zu analysierende Funktion muf} folgende Voraussetzungen erfiillen:

e Strukturierte Schleifen

Strukturierte Schleifen sind Schleifen, die die Single-Entry/Single- Exit
Eigenschaft besitzen. Eine Schleife besitzt die Single-Entry Eigenschaft,
wenn es einen Knoten n gibt, iiber den alle Pfade von einem Startknoten
s zu den Schleifenknoten fithren miissen.

Gibt es einen Knoten n, iiber den alle Pfade aus der Schleife zu einem
Endknoten e fithren, so besitzt die Schleife die Single- Exit Eigenschaft.

o Affine Indexfunktionen

Affine Indexfunktionen sind lineare Funktionen der Form a x 7 + b, wobei
a und b konstant sind.

Trifft eine dieser Eigenschaften nicht zu, kann die Analyse nicht angewendet
werden. Nicht-affine Indexfunktionen treten in der Praxis jedoch nur sehr selten
auf.

Mit Hilfe der Delta-Array-Datenfluffanalyse kann zum einen abgefragt werden,
ob eine Variable iiberschrieben wird oder nicht. Desweiteren kann die maximale
Anzahl der Iterationen ermittelt werden, nachdenen eine Variable iiberschrie-
ben wird.

Die Berechnung von maximalen Iterationsdistanzen zu allen Knoten eines
Schleifenkontrollflufigraphen ist daher der Kern der Analyse.
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Definition 4.3.1 Die Iterationsdistanz beschreibt die Anzahl der Iterationen
x, tuber deren Dauer die Lésung an einem Knoten n giltig ist.

4.3.1 Verwendeter Datenflufliverband

Die Delta-Array-Datenflufanalyse dient der Ermittlung der maximalen Iterati-
onsdistanzen d. Dieses wird durch den verwendeten Datenflufverband mathe-
matisch umgesetzt.

Bei skalaren Datenflulanalysen wird der binfre Verband zur Berechnung der
Tterationsdistanzen benutzt. Dieser wird bei der Delta- Array-Datenfluffanalyse
zu einem mehrwertigen, linearen und streng monoton steigenden Verband L mit
L={1,0,1,2,..., T =UB — 1} verallgemeinert.

U B steht fiir die maximale Iterationsanzahl der Schleife. Der Infimum Wert L
bezeichnet die Ungiiltigkeit einer Eigenschaft. In diesem Fall bedeutet das, daf}
der Wert seine Giiltigkeit unmittelbar verliert. Das Supremum T kennzeichnet
die Giiltigkeit eines Wertes iiber alle Iterationen hinweg.

Die Delta-Array-Datenfluffanalyse ordnet jeder Referenz ein Verbandelement
zu.

4.3.2 Verwendete Operatoren

Die Delta-Array-Datenfluffanalyse bendtigt eine Minimum Funktion zur Reali-
sierung des A-Verbandoperators, eine Maximum Funktion fiir den V-Operator
und einen Inkrement Operator, der den Ubergang von einer Iteration in die
néichste beschreibt. Mit Hilfe der A— und V-Operatoren wird die Veréinderung
der Iterationsdistanz modelliert, die beim Aufeinandertreffen der verschiedenen
Kontrollfluipfade entstehen kénnen.

Min Funktion:

1 allsy = 1L odery = L
, fallsy der y
)=z , fallsy = T
Nzy) = y , fallsz = T
min(z,y) , sonst

Max Funktion:

T , fallsy = T odery = T
)=z , fallsy = L
Viz.y) = y , fallsx = L
maz(z,y) , sonst

Inkrement-Operator:
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T , fallsx = T

r++=<¢ L , fallsz = L
r+1 , sonst

4.3.3 Transferfunktionen

Das Verhalten der Instruktionen wird mit Hilfe der Transferfunktionen abstra-
hiert, wobei unterschieden wird, ob eine Instruktion die Giiltigkeit einer Da-
tenfluBleigenschaft erzeugt oder vernichtet. Aus diesem Grund sind den Knoten
n des Schleifenkontrollfluigraphen LCFG erzeugende und vernichtende Array-
Referenzen zugeordnet, aus denen sich die Transferfunktionen f,, konstruieren
lassen.

Die Transferfunktionen werden dahingehend klassifiziert, ob sie eine Iterations-
distanz erstmalig erzeugen, ob sie die Iterationsdistanz erhalten oder ob sie zur
Modellierung eines Iterationsiiberganges dienen.

e Erzeugungsfunktionen

Eine Erzeugungsfunktion beschreibt den beginnenden Geltungsbereich ei-
ner Referenz d in einem Knoten n des Schleifenkontrollflufigraphen LCFG.
Zu Beginn erhilt die Eigenschaft ihre anfingliche Giiltigkeit mit der Ite-
rationsdistanz Null.

Formal gilt fiir den Fall, dal in Knoten n die Referenz d mit der Distanz
0 erzeugt wird:

fi(z) = maz{z,0}
Erhaltungsfunktionen

Mittels einer Erhaltungsfunktion wird die Giiltigkeit von Werten zwischen
zwei abhéngigen Referenzen dargestellt. Sie dienen der Anpassung der
Iterationsdistanzen innerhalb des KontrollfluBes. Dabei konnen die Ite-
rationsdistanzen unverindert bleiben, verringert werden oder vollstindig
zuriickgesetzt werden.

Wenn der KontrollfluB} einen Knoten im Kontrollflufigraphen durchliuft,
ist die maximale neue Iterationsdistanz zu bestimmen, da Instanzen inner-
halb des aktuell betrachteten Knotens vorherige Definitionen vernichten
kénnen.

Die Erhaltungsfunktion ist formal folgendermaflen definiert:
fil(@) = min{z,pi}

Die Konstante p? wird mittels einer Fallunterscheidung bestimmt. Hierbei
ist d die Definition, die den Knoten n passiert.

Exit-Funktionen

Mit Hilfe der Exit-Funktion wird der Ubergang in die nichste Iteration
der Schleife modelliert. Dabei wird die Induktionsvariable um eins inkre-
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mentiert. Dadurch werden die Iterationsdistanzen eintreffender giiltiger
Eigenschaften erhéht. Die Exit-Funktions ist wie folgt definiert:

fha(z) =z ++

4.3.4 TIteratives Losungsverfahren

Abschlieend, nachdem fiir jeden Knoten des LCFG eine entsprechende Trans-
ferfunktion aufgestellt worden ist, wird im letzten Schritt der Datenflul be-
stimmt. Dieser wird mit Hilfe eines Datenfluf}-Gleichungssystems modelliert.
Dazu werden fiir Knoten n der Schleife die beiden Vektoren IN[n] =
{z1,...,2m} und OUT[n] = {y1,...,ym} gebildet, mit m =Anzahl der Knoten
innerhalb des LCFG.

Die maximale Iterationsdistanz zwischen zwei Knoten n und ¢ bei Erreichen des
Knotens n wird dabei durch z; dargestellt und die bei Verlassen des Knoten n
durch y;.

Wenn nun I N[n,d] = x4 die maximalen Iterationsdistanzen x4 und y; zwischen
den Knoten n und d beim Erreichen des Knotens n und analog OUT[n,d] = yq4
beim Verlassen des Knoten n bezeichnen, kann das Datenflu-Gleichungssystem
folgendermaflen initialisiert werden:

L , falls n=Schleifeneintritt
IN[n,d° = A OUT[m,d]"° , sonst
mepred(n)
T falls d € G[n]
0 _ )
OUT(n, d] _{ IN[n,d]° , sonst

Bei Erscheinen einer Definition in einem Knoten wird deren Giiltigkeit in OUT
durch T iiberschétzt und ansonsten durch die Minimum Funktion (A) un-
verdndert durch den Knoten transportiert.

Alle Werte des ersten Knoten in I N werden durch | unterschitzt, da den ersten
Knoten des Schleifenkérpers noch keine Definitionen erreichen. Bei allen ande-
ren Knoten wird mit der minimalen Iterationsdistanz aller Vorgingerknoten
pred(n) gerechnet.

Nach Durchfithrung der Initialisierung wird das Datenfluf}-Gleichungssystem
gelost. Dazu wird ein iteratives Verfahren angewendet, das so lange ausgefiihrt
wird, bis sich das Gleichungssystem stabilisiert, d.h. in der i-ten Iteration das
Ergebnis mit ¢ — 1-ten Iteration iibereinstimmt.

Die Tterationsschritte nach der Initialisierung sehen formal folgendermaflen aus:

IN[n,d)~! = /\d( )OUT[m,d]i
mepred(n

OUTI[n,d)! = f4(IN|n,d]")
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4.3.5 Parametrisierung

Die Parametrisierung erlaubt die Anwendung des Verfahrens an verschiedene
Datenfluflprobleme durch minimale Anpassung des Verfahrenablaufs. Durch die
Wahl verschiedener Parameter lassen sich Vorwérts— und Riickwértsanalysen
durchfithren sowie Must— und May-Probleme (s.u.) behandeln.

Bei der Vorwértsanalyse wird der Datenflul vorwiéirts transportiert und analog
bei der Riickwirtsanalyse riickwérts betrachet. Um mit der Delta-Array Da-
tenflufianalyse Riickwéirtsprobleme zu bearbeiten, wird der Schleifenkontroll-
fluligraph LCFG, auf dem die Analyse operiert, invertiert. Dadurch fliefit der
Datenfluf} riickwirts und positive und negative Iterationsdistanzen kehren sich
um, was durch eine kleine Anpassung bei der Aufstellung der Erhaltungsfunk-
tionen beriicksichtigt werden mufl [BF99].

Abhéngig von der spiteren Verwendung der gesammelten Datenfluleigenschaf-
ten, interessiert man sich fiir Datenfluleigenschaften, die an einem Knoten n
gelten kénnen (may), oder an n gelten miissen (must).

Bisher wurde das Verfahren zur Analyse von Must-Problemen beschrieben. Fiir
den Einsatz der Delta-Array Datenfluffanalyse fiir May-Probleme miissen die
partielle Ordnung des Verbandes L, dessen Operatoren, die Erhaltungsfunktio-
nen und die Initialisierung des Datenflufl-Gleichungssystems angepasst werden.

Die Ordnung des Verbandes L muf} fiir die May-Analyse umgekehrt werden, so
daB gilt L={1L =UB-1,...,0,T}.

Ab jetzt bedeutet T die Giiltigkeit {iber keine Distanz und L die Giiltigkeit iiber
alle Distanzen. Aus diesem Grund miissen die Operatoren A und V des Verbands
L angepafit werden, indem die jeweiligen Operatoren vertauscht werden, so dafl
gilt: A = maz und V = min.

Bei einem May-Problem verliert eine Definition erst ihre Giiltigkeit, wenn dies
eindeutig nachgewiesen ist. Daher wird die Losung im Gegensatz zum Must-
Problem tiberschétzt. Beim Must-Problem kam es bereits bei einem potentiellen
Konflikt zu einer Unterschitzung der Losung.

Aus dem Grund wird die Erhaltungsfunktion, insbesondere die Bestimmung
der Konstante p?, angepasst. Durch die Uberschitzung der Losung wird ausge-
driickt, da8 Instanzen von d solange erhalten bleiben, bis diese mit Sicherheit
vernichtet worden sind. Details zur Berechnung der Konstanten finden sich in
[BF99].

Abschliefend muf} nur noch die Initialisierung des Datenfluf}-Gleichungssystems
gedndert werden um der Verdnderung der partiellen Ordnung des Verbandes
L gerecht zu werden. Dazu werden alle Werte der /N und OUT Vektoren
mit dem Wert 1| vorbelegt und somit wird vor dem Losen des Datenfluf}-
Gleichungssystems die Losung iiberschétzt.



Kapitel 5

Standardoptimierungen

Dieses Kapitel gibt eine Ubersicht iiber gingige Low-Level Standard Optimie-
rungen die im Rahmen dieser Diplomarbeit auf den GeLIR Datenstrukturen
implementiert worden sind. Jede Optimierung wird dazu mit Codebeispielen
ausfiihrlich vorgestellt.

5.1 Einfiihrung

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wurden folgende Standardoptimierungen auf
der Low-Level IR GeLIR implementiert:

Constant Folding

Constant Propagation

Copy Propagation

Dead Code Elimination

Die Wahl fiel auf die o.g. Optimierungen, da es sich hierbei um oft bendtig-
te Standardoptimierungen handelt. Diese Optimierungen bilden die Basis fiir
weitere, aufwendigere Optimierungen auf den GeLIR Datenstrukturen, die wie-
derum Potential fiir diese Optimierungen nach sich ziehen kénnen. Insbeson-
dere komplexere Optimierungen wie die ab Kapitel 6 vorgestellte Redundant
Load/Store Elimination modifizieren den Programmcode u.U. so, daf die hier
besprochenen Standardoptimierungen anschlieffend zum Einsatz kommen soll-
ten.

Auch parallel zu dieser Diplomarbeit entwickelte GeLIR Optimierungen, z.B.
die Ausnutzung von Zero Querhead Hardware Loops, profitieren beispielsweise
von der Dead Code Elimination. Die umfangreicheren Optimierungen sind in der

65
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Regel auf die Analyse und Optimierung des Programmcodes nach bestimmten
Gesichtspunkten beschrénkt und verlassen sich darauf, daf die gingigen Stan-
dardoptimierungen den Code in weiteren Durchldufen erneut bearbeiten.

Das fiir den encc Compiler verwendete LANCE2 Frontend beherrscht bereits
einen Grofiteil dieser Optimierungen. Allerdings sind diese auch auf der GeLIR
Darstellung notwendig, damit in spéteren Phasen optimiert werden kann, da es
bisher keinerlei auf der GeLIR arbeitenden Optimierungen gab.

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit implementierten generischen Optimierun-
gen bilden dariiber hinaus den Ausgangspunkt fiir architekturspezifische Opti-
mierungen.

C-Code

LANGE2 LANCEZ

i .
ence ence
h 4 L
ASM-Code GellR GelIROpt
Y Y
ARMSD ASM-Code
¥
ARMSD

Abbildung 5.1: Einordnung der Optimierungen

Abbildung 5.1 zeigt die Einordnung der Optimierungen. Die linke Seite der
Grafik stellt den bisherigen Weg dar. Hier wird der C-Code durch das LAN-
CE2 Compiler Frontend in die IR-Darstellung iibersetzt auf der architektu-
runabhéngige Standardoptimierungen angewendet werden. Das encc Compiler
Backend erzeugt dann aus der optimierten IR-Darstellung den Assemblercode,
der mit Hilfe des ARMulators ARMSD analysiert werden kann.

Diese Diplomarbeit bestreitet einen neuen Weg, der in der rechten Seite von Ab-
bildung 5.1 dargestellt wird. Das LANCE2 Frontend wird hier lediglich zur Er-
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zeugung der IR-Darstellung verwendet, die dann wiederum vom encc Backend
iibersetzt wird. Dort greift der bereits in Kapitel 3 vorgestellte CFG2GeLIR
Konverter ein und transformiert die interne encc Darstellung des Kontrollfluf-
graphen in die GeLIR Darstellung, auf der dann die Standardoptimierungen
operieren.

Da in dieser Phase bereits zusétzlich alle Informationen der Codegenerierung
und Registerallokation vorliegen, und diese mit in die GeLIR Darstellung iiber-
nommen worden sind, konnen die Optimierungen nun architekturspezifische
Details ausnutzen. Die konkreten Ansitze dazu werden im Anschlufl an jede
Optimierung vorgestellt.

Desweiteren ist es moglich, aus der GeLIR Darstellung Assemblercode zu ge-
nerieren, da alle nétigen Informationen dazu vorliegen.

Die folgenden Unterkapitel stellen die Optimierungen vor und beriicksichtigen
dabei die architekturunabhingigen sowie die architekturabhingigen Aspekte
und geben einen Uberblick iiber den Ablauf der einzelnen Optimierungen inkl.
aller relevanten implementationsbedingten Details.

Informationen zur Einbindung und Konfiguration der Optimierungen in eigene
Projekte finden sich in Anhang B.

Ein zusammenfassendes Beispiel am Ende dieses Kapitels macht das Zusam-
menspiel der einzelnen Optimierungen deutlich.

5.2 Constant Folding

Das Constant Folding bezieht sich auf die Auswertung von Werten, die als kon-
stant bekannt sind, zur Ubersetzungszeit durch den Compiler. Constant Fol-
ding wird in der Literatur auch als Constant-exzpression evaluation bezeichnet
[MUC97].

Hierbei handelt es sich um eine datenflufunabhingige Optimierung, da immer
nur ein einzelner Ausdruck betrachtet wird. Wenn der Algorithmus alle Ope-
randen einer Operation als konstant erkennt, so wird die Operation durch den
berechneten Wert ersetzt. Solche Ausdriicke treten auf Quellcodeebene eher sel-
ten auf, sind aber auf der Zwischencodeebene als Folge anderer Optimierungen
und innerhalb von Adressierungsausdriicken recht hiufig anzutreffen.

Boolesche Werte und Integer Konstanten kénnen problemlos gefaltet werden.
Fliekommazahlen miissen gesondert beriicksichtigt werden. Hier spielt die
FlieBkommaarithmetik der Zielarchitektur eine Rolle, die sich nicht von der
Architektur der Compilerplattform unterscheiden darf.
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Original Code: Nach Constant Folding:
int main(int argc, char**x argv) int main(int argc, char**x argv)
{ {
int i; int i;
int j; int j;
for (i = 0; i < 10; i++) for (i = 0; i < 10; i++)
{ {
j=2+3%4-2; j o= 12;
} ¥
return j; return j;
} }

Beispiel 5.2.1 Constant Folding

Wie auch im abschliefenden Beispiel am Ende dieses Kapitels erkennbar sein
wird, bietet es sich zur Effektivitdtssteigerung an, den Constant Folding Algo-
rithmus in Kombination mit einer datenflulabhingigen Optimierung, etwa der
Constant Propagation, durchzufiihren.

Abbildung 5.2 zeigt den Awusschnitt eines Beispielprogramms vor der
Durchfithrung der Constant Folding Optimierung. Interessant sind die MIs 9
und 11. Dort findet die Subtraktion 14 - 2 statt, deren Ergebnis in V7 abgelegt
und spéter verwendet wird. Hier liegt Optimierungspotential fiir das Constant
Folding.

BBOFG 1 [7 g

= 1ir_33 := <const>14
r;;;;] | - | BB 1 LabelSet_1

- LL3:
|VE := cp(none 1ir_33)|

MI 11
M I]ir_34 8= <const>2|

[v7 = —(\Xs 1ir_34)]

IEIUth:)

Abbildung 5.2: Codeausschnitt vor Constant Folding Optimierung

Nach dem Constant Folding ist in Abbildung 5.3 erkennbar, daf} die Subtraktion
durch eine direkte Zuweisung des korrekten Ergebnisses 12 in V7 ersetzt worden
ist. MI 9, die vorher Teil der Subtraktion war, befindet sich noch als nutzloser
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Code in der GeLIR Darstellung. Eine anschlielende Dead Code Elimination
wiirde diese iiberfliissige MI entfernen.

BB_DFG 1 [7 g

I—l- |h'r_33 ::'<const>14| BB 1 tigflset_l

IVB = cp(n:ne 11'r_33)|

MI 19
" Ih'r_SEl 8= <const>12|
T

|V7 = cp(n:ne 11'r_39)|

Abbildung 5.3: Codeausschnitt nach Constant Folding Optimierung

FS

5.2.1 Architekturspezifisches

Handelt es sich bei den Operanden eines Ausdrucks um boolesche Werte, so
ist das Constant Folding auf jeden Fall praktizierbar. Bei Integer Werten gibt
es Ausnahmen, wenn bei der Berechnung Laufzeitfehler (z.B. Division durch
Null) oder Uberliufe entstehen konnen. In diesen Fillen verzichtet man in der
Regel auf das Constant Folding. Uberliufe stellen kein Problem dar, wenn die
Arithmetik der Zielmaschine mit der Arithmetik des Compilers identisch ist
bzw. beriicksichtigt wird.

Komplizierter ist die Situation bei Fliefkommawerten, da die FlieBkommaarith-
metik auf der Zielplattform und die des Compilers gleich sein oder entsprechend
beriicksichtigt werden mufl, um hier korrekte Werte zu erhalten. So muf} die
Genauigkeit auf beiden Systemen iibereinstimmen, um Rechenfehler zu vermei-
den. Desweiteren gibt es nach dem ANSI/IEEE-54 Standard (Kodierung der
FlieBkommawerte mit 32-/64- und 80-Bit Genauigkeit) wesentlich mehr Aus-
nahmebehandlungen zu beachten als bei einer Integerarithemtik.

Gibt es Unterschiede zwischen Compiler- und Zielarchitektur, so muf} die Flief3-
kommaarithmetik geeignet simuliert werden oder das Constant Folding muf} auf
die Faltung von Boolean und Integer Werten beschrinkt werden.

Bei der Behandlung von FlieBkommawerten zeigt sich die Stéirke der Ge-
LIR Datenstrukturen. Da die GeLIR eine architekturspezifische Darstel-
lung unterstiitzt, 148t sich auch ein Constant Folding auf FlieBkommazahlen
durchfiithren, wenn entsprechende Informationen iiber die FlieBkommadarstel-
lung in der Target Beschreibung hinterlegt sind. Das ginge bei vollkommen
architekturunabhéngigen Implementierungen, wie z.B. LANCEZ2, nicht.
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In Folge des Constant Folding kann die Wiederverwendung der Ergebnisregi-
ster der gefalteten Konstanten zur Senkung des Registerdrucks beitragen, da
ein Register eingespart werden kann, wenn z.B. vor der Optimierung zwei Kon-
stanten je ein Register belegt haben, die dann durch Constant Folding zu einer
Konstanten zusammengefaltet werden konnten.

5.2.2 Ablauf der Analyse

Beim Constant Folding werden alle Basisblocke einer Funktion fiir jede Opera-
tion durchlaufen und es wird {iberpriift, ob es sich bei der jeweiligen Operation
um eine arithmetische oder logische Operation handelt. Wenn dies der Fall ist,
muf} iiberpriift werden, ob alle Argumente der Operation Konstanten sind. Ist
diese Bedingung erfiillt, werden die konstanten Argumente in geeigneter Weise
zusammengefasst und die Operation wird durch eine einfache Wertzuweisung
in Form einer Copy-Operation ersetzt.

5.3 Constant Propagation

Bei der Constant Propagation werden als konstant erkannte Variablenwerte di-
rekt an ihrer Verwendungsstelle eingesetzt. Dadurch 148t sich evtl. ein Register
einsparen, wenn der entsprechende Variablenwert als Immidiate kodierbar ist.

Die Constant Propagation Technik kann in der Compiler Optimierung zu ver-
schiedenen Zwecken eingesetzt werden: [WZ91].

e Ausdriicke, die zur Ubersetzungszeit ausgewertet worden sind, brauchen
nicht mehr wihrend der Ausfithrungszeit ausgewertet zu werden. Das
spart insbesondere in inneren Schleifen Zeit.

e Code, der nie ausgefithrt wird, kann geléscht werden. Solch unerreichba-
rer Code wird entdeckt, wenn bedingte Spriinge identifiziert werden, die
immer den gleichen Sprungpfad nehmen.

e Durch die Erkennung von Pfaden, die nicht ausgefiihrt werden, 148t sich
der Kontrollfluf} des Programms vereinfachen.
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Original Code: Nach Constant Propagation:
int main(int argc, char**x argv) int main(int argc, char**x argv)
{ {
int i,b,n,c; int i,b,n,c;

n = 32; = 32;

c = 10; c = 10;

for (i = 1; 1 < n; i++) for (i = 1; 1 < 32; i++)

{ {

b=5+c; b =5+ 10;

} ¥

return b; return b;
} }

Beispiel 5.3.1 Constant Propagation

Abbildung 5.4 zeigt den Ausschnitt eines Beispielprogramms vor der
Durchfithrung der Constant Propagation Optimierung. Dort ist zu erkennen,
daf} die Konstanten der MI 3 und MI 7 nicht als Immediatewerte direkt im Ver-
gleichsbefehl der MI 7 verwendet werden, sondern erst durch potentiell teure
Speichertransferoperationen, die in der GeLIR Darstellung mit cp gekennzeich-
net sind, in entsprechende Register-Ressourcen kopiert werden. Die Terme, die
die Konstanten beinhalten, werden allerdings nicht ausgewertet. Dies geschieht
erst durch einen Constant Folding Durchlauf.

MI 3
I]ir_ZS §= <const>32|
>
|n_7 := cp(none 1ir_25)|
MI S

|1ir_27 = <c0nst>10|
1

Ic_B 8= cp(;;ne 1ir_27)|

MI 7
|1ir_29 = <const>1|
T

|i_5 8= cp(;;ne 1ir_29)|
I 8
|cpsr 1= >=(i_5 n_7)|

“-.-.-.»

Abbildung 5.4: Codeausschnitt vor Constant Propagation Optimierung
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Abbildung 5.5 zeigt das obige Beispiel nach der Constant Propagation. Von den
beiden Konstanten wurde nur eine als Immediate in dem Vergleichbefehl propa-
giert, da die zugrundeliegende Zielarchitektur (hier ARM7TMDI) keinen Ver-
gleichsbefehl mit zwei Immediate Werten akzeptiert. Optional kann die Beriick-
sichtigung der Zielarchitektur abgeschaltet werden. In diesem Fall wiirden beide
Konstanten als Immediate in den Vergleichsbefehl eingesetzt. Im Anschluf} bie-
tet sich erneut eine Dead Code Elimination an, um die iiberfliissigen MIs (in
der Abbildung nicht dargestellt) zu entfernen.

ML 7
|11'r_30 82 <c0nst>32|
-
|n_7 := cp(none 11'r_3[])|
MI 8

1ir_37 := <const>1
[57 = o]

|cpsr = >:(v11'r_37 n_7)|

MI 9

|1'f cnd:cpsr goto LL1

Abbildung 5.5: Codeausschnitt nach Constant Propagation Optimierung

Constant Propagation ermoglicht weitere Optimierungen, z.B. die Dead Code
Elimination. Dadurch ergibt sich eine Einsparung von Registern und Instruk-
tionen, wenn moglichst viele Konstanten als Immediate Werte codiert werden
konnen.

Das Constant Propagation Problem an sich ist nicht entscheidbar [KU77|. Fiir
bestimmte Instanzen des Problems existieren aber effiziente Algorithmen. Im
folgenden werden vier dieser Algorithmen kurz vorgestellt. Jeder dieser vier Al-
gorithmen zur Durchfithrung der Constant Propagation arbeitet ”konservativ”,
d.h. evtl. werden nicht alle Konstanten gefunden, aber die Konstanten, die ge-
funden werden, sind iiber alle méglichen Kontrollfliissse konstant.

Der im Rahmen dieser Diplomarbeit implementiere Constant Propagation Al-
gorithmus lehnt sich an das Simple Constant Propagation Verfahren an.

e Simple Constant Propagation

Zu jedem Basisblock des Datenflufligraphen werden zwei Listen verwaltet.
In der ersten Liste wird fiir jede Variable der Wert gespeichert, den sie
beim Eintritt in den Basisblock hat. Die andere Liste enthélt den Wert
beim Verlassen des Basisblocks.



5.3. CONSTANT PROPAGATION 73

Der Simple Constant Propagation Algorithmus beriicksichtigt alle mogli-
chen Ausfiihrungspfade, unabhéngig davon, ob sie auch wirklich aus-
gefithrt werden und entlang jedes Pfades wird immer nur ein Wert pro
Variable mitgefiihrt.

Detailierte Informationen zu dem Algorithmus lassen sich in [KIL77] nach-
lesen.

e Conditional Constant Propagation

Im Gegensatz zum Simple Constant Propagation werden beim Condi-
tional Constant Propagation Variablendefinitionen in Programmzweigen
ignoriert, die nie ausgefithrt werden. Durch diese Eigenschaft kann der
Algorithmus eine grofiere Anzahl von Konstanten finden und gleichzeitig
eine Elimination von unerreichbarem Code durchfiihren.

Weitere Informationen finden sich in [WZ91].

e Sparse Simple Constant Propagation

Die Ergebnisse eines Sparse Simple Constant Propagation Algorithmus
sind vergleichbar mit denen der Simple Constant Propagation. Allerdings
erreicht Sparse Simple Constant Propagation eine hohere Ausfiihrungsge-
schwindigkeit durch Ausnutzung der SSA-Form.

Im Gegensatz zu einer gingigen IR Darstellung, werden bei Programmen
in Static Single-Assignment (SSA) Form, die verwendeten Werte von ih-
ren Speicherplitzen getrennt dargestellt um evtl. effizientere Analysen
und Optimierungen des Programmverhaltens zu bekommen. Dazu wird
verlangt, dal jede Variable maximal einmal definiert werden darf, da so
auch zusammenhéngende Verwendungen der gleichen Variable aufgeldst
werden konnen, da sie zu verschiedenen Variablen werden.

Die Transformation eines Programms in SSA-Form wird mittels einer ¢-
Funktion durchgefiihrt. Weitergehende Details zur SSA-Form finden sich
in [AG98] und [MUC97].

Eine ausfiihrliche Beschreibung des Sparse Simple Constant Propagation
Algorithmus kann in [MUC97] nachgelesen werden.

e Sparse Conditional Constant Propagation

Sparse Conditional Constant Propagation basiert auf Conditional Con-
stant Propagation und benutzt zur Beschleunigung ebenfalls die SSA-
Form.

Details kénnen in [WZ91] nachgelesen werden.
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Constant w»  Constant
Propagation Propagation

g z
fr 2
) ]
Sparse i Simgle
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Abbildung 5.6: Beziehungen zwischen den vier Constant Propagation
Algorithmen

5.3.1 Architekturspezifisches

Die Optimierung Constant Propagation ist architekturunabhingig implemen-
tiert worden, damit sie auch zukiinftig mit moglichst vielen Zielarchitekturen,
die evtl. noch an die GeLIR angebunden werden, nutzbar ist. Uber ein Flag
in der GeLIR Konfigurationsdatei (sieche Anhang B) kann ein Modus aktiviert
werden, der architekturspezifische Besonderheiten ausnutzt.

So kénnen etwa RISC Befehle ausgenutzt werden, die eine (u.U. kleine) Integer
Konstante als Operanden zulassen. Das wird erreicht, indem die max. Befehls-
wortlange der Zielarchitektur beriicksichtigt wird. So unterstiitzt die ARM CPU
z.B. max. 5-Bit unsigned Konstanten bei Shift Operationen im THUMB Modus,
die LEON CPU in der Regel hingegen 13-Bit sign-ext. Konstanten.

Vorher:
MOV rO,#7
ADD r1, r1, rO

Nach Ausnutzung der Immediate Befehle:
ADD ril,r1,#7

Beispiel 5.3.2 Ausnutzung eines Immediate Befehls

Ist der architekturspezifische Modus aktiviert, so kann die max. Grofie der Im-
mediate Konstanten, die in der Target Beschreibung abgelegt ist, beriicksichtigt
werden. Somit wird die Constant Propagation nur fiir Instruktionen angewen-
det, deren Immediate eine vorgegebene Grenze nicht iiberschreitet, um somit
moglichst effizienten Code zu erzeugen.

Auf der Ebene der abstrakten Operationen kann ebenfalls die max. Gréfle der
Immediate Konstanten fiir jede Befehlsklasse beriicksichtigt werden. Dazu wer-
den wie in Anhang B beschrieben, die nétigen Informationen aus einer Konfi-
gurationsdatei eingelesen.

AuBerdem werden im architekturspezifischen Modus alle méglichen Uber-
deckungen der zu modifizierenden Maschinenoperation vor der Propagierung
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der entsprechenden Konstanten beriicksichtigt. Dadurch wird vermieden, dafl
Immediate Werte in Maschinenoperationen eingesetzt werden, die sich dann
spater nicht auf eine reale Assemblerinstruktion der Zielarchitektur abbilden
lassen und durch eine erneute Code Selektion riickgingig gemacht werden
miissten. Dieses Merkmal wurde bereits im obigen Beispiel angewendet.

Die Constant Propagation unterstiitzt indirekt ein weiteres Merkmal von RISC
Architekturen: Einige RISCs haben einen Adressierungsmodus, der die Sum-
me von einem Register und einer (kleinen) Konstante benutzt, aber nicht die
Summe von zwei Registern. Wenn mindestens eines der Register durch eine
Konstante ersetzt werden kann, kénnen die abstrakten Instruktionen direkt auf
eine reale RISC Instruktion abgebildet werden.

5.3.2 Ablauf der Analyse

Im Rahmen dieser Diplomarbeit wurde die Variante der Simple Constant Pro-
pagation implementiert. Die Sparse Simple/Conditional Constant Propagation
kam nicht in Frage, da die Kontrollfluldarstellung der GeLIR in eine SSA-Form
transformiert werden miisste, um die Optimierung durchzufiihren. Dieser Auf-
wand wére nicht angemessen gewesen, da es bei der Implementierung der hier
betrachteten Optimierungen nicht so sehr auf die Laufzeit ankommt, solange
die Giite der Optimierungsergebnisse nicht darunter leidet.

Bei der Analyse kommt eine Verband-(Lattice-) Datenstruktur zum Einsatz,
wie sie bereits in Kapitel 4 beschrieben worden ist.

Die Ausgabe eines Constant Propagation Algorithmus ist eine Zuweisung von
Verbandelementwerten fiir eine Variable zu jedem Knoten des Kontrollflufigra-
phen. Das hochste Verbandelement ist T, das niedrigste Element ist | und alle
Elemente zwischen T und L sind konstant. Es gibt eine unendliche Anzahl die-
ser konstanten Verbandelemente, passend zu jeder Konstanten 3.

Jedem Programmknoten sind Zellen zugeteilt, sogenannte LatticeCells oder
Verbandzellen, die aus Verbandelementen bestehen. Die Werte der Verbandele-
mente dndern sich, wihrend der Algorithmus abgearbeitet wird. Die Ergebnisse
und Operanden von Ausdriicken sind mit den LatticeCells verkniipft.

Wird am Ende der Constant Propagation einer LatticeC'ell eine Konstante zu-
gewiesen, so bedeutet dies, dafl der entsprechende Operand oder das Ergebnis
auf allen moglichen Ausfithrungspfaden immer den gleichen Wert besitzt, wenn
der der LatticeCell zugehdrige Knoten verlassen wird. Eine Zuweisung des L
Elements bedeutet, dafl ein konstanter Wert nicht garantiert werden kann und
die Zuweisung des T Elements bedeutet, dafl die Variable bis jetzt als unbekann-
te Konstante erkannt worden ist. Nach Terminierung des Constant Propagation
Algorithmus sind alle LatticeCells der ausfithrbaren Knoten entweder L oder
konstant.

Der Algorithmus beginnt mit der optimistischen Annahme, bei der alle Ver-
bandselemente mit T vorinitialisiert werden, also davon ausgegangen wird, daf}
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die entsprechenden Variablen konstant sind. Die Variablen des Startknotens
werden mit | initialisiert, d.h. die Variable ist nicht konstant, sofern die Werte
der entsprechenden Variablen nicht bekannt sind.

Ist eine Variable innerhalb eines Basisblocks nicht Ziel einer Zuweisung, so wird
der Wert der Variablen durch die Ausfithrung des Basisblocks nicht verdndert.
Eine Zuweisung wiirde den Zustand des Verbandelements der Variablen im Ba-
sisblock verdndern und kann den Wert der Verbandelemente der anderen Ba-
sisblocke ebenfalls beeinflussen, so dafl diese Basisblocke dann neu ausgewertet
werden miissen.

Verwendet die rechte Seite der Zuweisung eine Variable mit dem Verbandsele-
ment |, so bekommt das Verbandelement der Variablen ebenfalls den Wert L,
die Variable ist also nicht konstant. Wenn die rechte Seite der Zuweisung kostant
ist, so wird auch das Verbandselement auf diesen konstanten Wert gesetzt.

Beim Simple Constant Propagation Algorithmus werden in jedem Basisblock im
Kontrollfluigraph pro Variable zwei LatticeCells mit dem Wert der Variable
verwaltet. Zum einen wird der Wert der Variable gespeichert, den sie beim
Eintritt in den Basisblock hat ( VarsIn-Liste) und zum anderen der Wert, der
beim Verlassen des Basisblocks giiltig war (DefsOut-Liste). Der Vorgang des
Besuchens eines jeden Knoten K beinhaltet die Untersuchung jeder LatticeCell
an dem entsprechenden Knoten.

Zu Beginn ist eine Arbeitsliste mit dem Startknoten initialisiert. Ein Knoten
K wird aus der Arbeitsliste gewihlt, entfernt und untersucht. Der Wert des
Verbandelements der VarsIn-Liste von K wird durch Verkniipfung mit den Defs-
Out-Listen der Vorgéngerknoten bestimmt und ausgewertet. Dazu wird der -
Operator verwendet, der wie folgt definiert ist:

Sei v; ein Verbandelement der Konstante i:

v, 1T =wv;
v, ML =1
vil_lvj:vi,Vi:j
vil_lvj:T,Vi;éj

Enthélt K eine Zuweisung, so konnen sich die Werte der DefsOut-Listen dndern,
so daBl in diesem Fall alle Nachfolger von K neu ausgewertet werden miissen.
Dazu werden sie in die Arbeitsliste eingetragen. Andern sich keine Verband-
elemente, so werden keine Knoten in die Arbeitsliste eingefiigt. Das Verfahren
wiederholt sich bis die Arbeitsliste leer ist.

Der Algorithmus beriicksichtigt alle Ausfithrungspfade, unabhéingig davon, ob
sie wirklich durchlaufen werden und findet alle konstanten Variablen. Dazu
wird iiberpriift, ob zwischen der ersten Definition einer Variablen und deren
Gebrauch sich die Variable auf den Kontrollfluwegen &ndert.

Andert sicht die Variable nicht, so wird das entsprechende Argument der Ma-
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schinenoperation, die die Variable benutzt, durch den Wert der Variable ersetzt,
die sie bei ihrer Definition hatte.

Es gibt ein der Constant Propagation &hnliches Verfahren, dafl nicht nur fiir
Konstanten, sondern auch fiir Kopien von Variablen geeignet ist, ndmlich die
Copy Propagation.

5.4 Copy Propagation

Bei der Copy Propagation werden Kopien von Variablen-Werten durch die Be-
nutzung der urspriinglichen Variablen ersetzt.

Satz 5.4.1 Wenn es Zuweisungen der Form f < g gibt, kann jede Verwendung
von f durch g ersetzt werden, wenn sich g zwischenzeitlich nicht dndert. Gelingt
es, alle Referenzen auf f zu ersetzen, so ist f < g sowie f selbst tberflissig.

Original Code: Nach Copy Propagation:
int main(int argc, char**x argv) int main(int argc, char**x argv)
{ {
int 1i,y,z; int 1i,y,z;
for (i = 1; i < 10; i++) for (i = 1; 1 < 10; i++)
{ {
z = 1i; z = 1i;
y =z + 14; y =i+ 14;
y =1+ z; y=1i+1i;
} }
return i; return i;
¥ ¥

Beispiel 5.4.1 Copy Propagation

Im obigen Beispiel ist z eine Kopie des Wertes von i. Da i zwischenzeitlich nicht
verdndert wird, kénnen die Vorkommen von z durch i ersetzt werden, so dafl
die Anweisung z = i iiberfliissig wird. Abbildung 5.7 zeigt einen Ausschnitt
der GeLIR Darstellung des obigen Beispiels vor der Durchfiihrung der Copy
Propagation.
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MI 16 LabelSet_1

n i
|Z,B := cp(none i_6) BB_1 LL3:

MI 17

y_7 := cp(none z_8)
I 18

1ir_46 := <const>14

v
[y-7 = +(y_7 1ir_48)]

Abbildung 5.7: Codeausschnitt vor Copy Propagation Optimierung

In Abbildung 5.8 ist die GeLIR Darstellung nach dem Optimierungslauf zu
sehen. In den MIs 19 und 20 wurden die Verweise auf z durch die entsprechenden
Verweise auf i ersetzt. Dadurch wird die Zuweisung z = i, die durch die MIs
16 und 17 dargestellt wird, iiberfliissig und kann durch einen anschlielenden
Dead Code Elimination Durchlauf geléscht werden, da z innerhalb der Schleife

nicht mehr verwendet wird.

=

5 LabelSet_1

1
n 1
| _8 := cp(none LE)l BB_1 LL3:

N

"N

I 17

y-T := cp(none z_8)

MI 19

1ir_46 := <const>14

[y-7 := .6 19r_46) |

I 20

=

Abbildung 5.8: Codeausschnitt vor Copy Propagation Optimierung

Die Copy Propagation tragt indirekt zur Reduzierung der Codegriéfie bei und
sorgt fiir eine Verringerung des Registerdrucks, wenn dies nicht bereits bei der
Register Allokation im Rahmen des Coalescing [MUC97] erkannt worden ist.
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Da jedoch nicht davon ausgegangen werden kann, dafl jede Register Allokation
auch ein Coalescing durchfiihrt, kann in so einem Fall die Copy Propagation
Optimierung zum Einsatz kommen.

5.4.1 Architekturspezifisches

Auch bei der Copy Propagation kann man architekturspezifische Merkmale aus-
nutzen. Bei einigen Befehlen gibt es Abhéngigkeiten der Ressourcen von be-
stimmten Registern, so sind z.B. nicht alle Register als Operanden fiir eine
Multiplikationsanweisung erlaubt. In so einem Fall darf die Copy Propagation
nur auf Befehle durchgefiihrt werden, deren Register ”kompatibel” sind.
Durch den RISC typischen homogenen Registersatz des ARM Prozessors treten
diese Félle in der Praxis selten auf. Eine Ausnahme bilden die hohen Register
des ARM Befehlssatzes, die im THUMB Modus nur bei bestimmten Operatio-
nen zulissig sind.

Auch der LEON besitzt Register, die nur eingeschrinkt nutzbar sind. So wird
z.B. bei der MAC-Operation des LEON ein sog. asr18 Register zur Berech-
nung benutzt, auf das nur mit den beiden Befehlen rdasr lesend und wrasr
schreibend zugegriffen werden kann.

In der GeLIR koénnen die Ressourcen zusammen mit den Befehlen modelliert
werden. Dadurch ist ein Abgleich der erlaubten Ressourcen fiir jeden Befehl
moglich. Details dazu kénnen in [FLWO01] nachgelesen werden.

5.4.2 Ablauf der Analyse

Ablauf und Implementierung der Analyse orientieren sich an [MUC97]. Copy
Propagation ist eng verwand mit dem Verfahren Register Coalescing, kann aber
auf einer beliebigen IR angewendet werden. Beim Register Coalescing kommt
ein Interferenzgraph zur Analyse zum Einsatz, wohingegen die Copy Propaga-
tion eine einfache Datenflulanalyse anwendet, um festzustellen, ob die sie auf
eine Kopieranweisung angewendet werden darf.

Die Analyse wird in zwei Phasen, lokal und global, aufgeteilt. Die erste Phase
arbeitet auf Basisblockebene und die zweite Phase iiber den gesamten Kon-
trollfluBgraphen. Um eine bessere Laufzeit zu erzielen, wird eine Liste mit allen
verfiigbaren Copy-Anweisungen gefiihrt.

Zur Durchfithrung der globalen Copy Propagation wird zuerst eine einfache Da-
tenfluanalyse angewendet. Dazu werden zwei Mengen COPY (i) und KILL(3i)
benotigt. Die COPY(i) Menge beinhaltet Quadrupel (u,v,,p) mit einer Ko-
pieranweisung u < v, der Basisblocknummer ¢ in der die Anweisung auftritt
und weder u noch v spéter zugewiesen werden, sowie die Position p der Ma-
schinenoperation. Die Menge KILL (i) beinhaltet Kopieranweisungen die in Ba-
sisblock 7 ungiiltig werden. Es ist wiederum ein Quadrupel (u,v,j,p) mit der
Kopieranweisung u < v die in Basisblock j # i an Position p auftaucht.
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Die Datenflufigleichungen IN(i) und 0UT (i), die die fiir die Copy Propagation
verfiigbaren Kopieranweisungen am Eingang bzw. Ausgang von Basisblock i
reprisentieren, sind folgendermaflen definiert:

ING) = N OUT())
jEPred(i)

Eine Kopieranweisung ist am Anfang eines Basisblocks i verfiigbar, wenn sie
an allen Ausgéngen der Vorgingerbasisblocke von Basisblock i verfiigbar ist.
Aus diesem Grund wird der Schnittmengenoperator zur Verbindung der Pfade
benutzt.

OUT(i) = COPY (i) U (IN(i) — KILL(i))

Eine Kopieranweisung ist am Ausgang eines Basisblocks i verfiigbar, wenn sie
in der Menge COPY (i) enthalten ist oder wenn sie am Anfang von Basisblock ¢
verfiigbar ist und nicht von Basisblock i vernichtet wird.

Initialisierung:
IN(entry) =0

IN(i) = JCOPY (i), Vi # entry

Die globale Copy Propagation lduft dann in folgenden zwei Schritten ab:

1. Fiir jeden Basisblock B wird die Menge der verfiigharen Kopieranweisun-
gen ACP folgendermafien gesetzt:

ACP =a € Var x Var,3w € integer mit (a1, a2, B,w) € IN(B)

2. Die lokale Copy Propagation wird fiir jeden Basisblock B durchgefiihrt.
Dabei werden alle Instruktionen des Basisblocks durchlaufen und die Ope-
randen, bei denen es sich um Kopien handelt, mit Eintréigen aus der AC P
Menge ersetzt.

5.5 Dead Code Elimination

Wie an den vorhergegangenen Beispielen erkennbar ist, entsteht Dead Code
oftmals durch andere Optimierungen. Eine Dead Code Elimination ist also un-
abdingbar und sollte in Wechselwirkung mit den anderen Optimierungen auf-
gerufen werden. Natiirlich kann inaktiver Code auch bereits im Quellprogramm
enthalten sein. Er wird selten bewuflt eingefiihrt, entsteht aber hiufig als Ne-
benprodukt verschiedenster Optimierungen oder durch Makroexpansion.

Satz 5.5.1 FEine Instruktion ist “dead”, wenn sie nur Werte berechnet, die auf
allen von dieser Instruktion ausgehenden Pfaden nicht benutzt werden.
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Bei der Dead Code Elimination muf} der globale Datenflufl beriicksichtigt wer-
den. Dieser beinhaltet die nétigen globalen Informationen, in welcher Weise eine
Funktion oder ein grofieres Programmsegment, seine Daten manipuliert. Infor-
mationen iiber den Datenflufl konnen mit Hilfe einer Datenflulanalyse ermittelt
werden. Fiir die Dead Code Elimination reicht eine einfache Datenfluflanalyse,
wie sie in der GeLIR mittels der VarsIn- und DefsOut-Listen realisiert und
in Kapitel 3.4 beschrieben ist. Komplexere Optimierungen greifen auf spezia-
lisierte DatenfluBanalysemethoden zuriick, wie z.B. die in Kapitel 4 erlduterte
Delta-Array-Datenfluffanalyse.

BB_DFG 1 [T 19

|1ir_39 ::'<const>12| ) ::ng]set_l

|V7 3= cp(n:ne 11'r_39)|

@)

Abbildung 5.9: Codeausschnitt nach Dead Code Elimination

Abbildung 5.9 greift den Kontrollfluigraphausschnitt aus Abbildung 5.3 nach
der Constant Folding Optimierung erneut auf und zeigt das Ergebnis nach An-
wendung der Dead Code Elimination. Die in Abbildung 5.3 bereits als iiber-
fliissig erkannte MI 9 wurde entfernt.

5.5.1 Architekturspezifisches

Auch bei der Dead Code Elimination konnen architekturspezifische Besonder-
heiten ausgenutzt werden. Bestimmte Maschinenoperationen sehen auf dem er-
sten Blick aus wie nicht benétigter Code, dndern aber beispielsweise den Ma-
chinenzustand der Zielarchitektur, z.B. ein Befehl, der den Cache des LEON
Prozessors abschaltet. Solche Maschinenoperationen miissen erkannt und in ge-
eigneter Weise behandelt werden. Die GeLIR stellt die notige Funktionalitéit
hierfiir bereit, da bei einer Maschinenoperation zusétzlich ein Flag gesetzt wer-
den kann, daf} es sich keinesfalls um Dead Code handelt. Diese Eigenschaft wird
von der Dead Code Elimination abgefragt.

Desweiteren beriicksichtigt die im Rahmen dieser Diplomarbeit implementierte
Dead Code Elimination in der GeLIR modellierte Maschinenoperationen zur
Unterstiitzung von Zero Overhead Hardware Loops. Dazu stellt die GeLIR die
beiden MO Klassen ZLOOP und ZJMP bereit. Erstere dient der Modellierung der
Schleifeninitialisierung. Mit der zweiten Klasse wird der Vorgang, bei dem der
Zghler erniedrigt wird und der Sprung, solange der Z&hler nicht Null ist, ab-
gebildet. Diese beiden Vorginge werden in einer realen Architektur mit Zero
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Overhead Hardware Loops Unterstiitzung automatisch von der Hardware aus-
gefiihrt.

Die hier beriicksichtigten ARM und LEON Prozessoren unterstiitzen keine Zero
Overhead Hardware Loops. Eine Unterstiitzung schien aber trotzdem sinnvoll,
da die Dead Code Elimination auch fiir andere Architekturen eingesetzt wird,
wie z.B. fiir Schleifenoptimierungen auf der M3-DSP Plattform, die u.A. auch
Zero Overhead Hardware Loops unterstiitzt [MHO1].

5.5.2 Ablauf der Analyse

Die Dead Code Elimination Implementierung arbeitet basisblockorientiert. Da-
zu wird zuerst eine Menge setDeadDefs0Out bestimmt, deren Dead Code Ele-
mente aus der globalen DefsOut-Liste des Basisblocks bestimmt wird. Dafiir
muf} iiberpriift werden, ob es einen Nachfolgerbasisblock gibt, der das DefsOut
Element benutzt und damit die Dead Code Eigenschaft vernichtet.

AuBlerdem muf} iiberpriift werden, dafl keine "none-dead” MO auf dem Pfad
zwischen VarsIn und DefsOut liegt. Dieser Fall kann auftreten, wenn es eine
Schleife vom Basisblockende zum Anfang des gleichen Basisblocks gibt.

Im nachfolgenden Schritt wird fiir jede Maschinenoperation iiberpriift, ob es
sich um eine Dead Code MO handelt. Wenn dem so ist, wird sie in eine Liste
eingefiigt. Nach Abschlufl der Analyse werden alle MOs dieser Liste geloscht.
Zu Beginn wird jede Maschinenoperation als Dead Code markiert. Davon aus-
genommen werden MOs, die ein entsprechendes ”NotDeadCode”-Flag gesetzt
haben, oder folgende Eigenschaften erfiillen:

e Die Maschinenoperation gehort zur Klasse der ST, JMP, CJMP, ZJMP,
ZLOOP, CALL oder RET Operationen.

e Die Maschinenoperation besitzt einen Nachfolger, der nicht Mitglied der
Klasse LirMO:DEFOUT ist.

e Die  Maschinenoperation hat einen Nachfolger der Klasse
LirMO:DEFOUT und ist Teil des globalen Datenflusses.

e Die Maschinenoperation wird indirekt {iber einen Pointerzugriff angespro-
chen.

Alle anderen MOs werden in die Dead Code Liste eingefiigt.

5.6 Zusammenfassendes Beispiel

Abschlieend ein kleines Beispiel, um das Zusammenspiel der einzelnen Op-
timierungen zu zeigen. Die Programmdarstellung wurde bewufit in ANSI C
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Notation gewihlt, da eine Darstellung auf GeLIR Ebene schnell uniibersicht-
lich wird und in diesem Fall keinen wesentlichen Mehrwert zum Verstidndnis der
Optimierungen liefert.

1. Constant Folding

Original Code: Nach Constant Folding:
n = 50 + 14; n = 64;
c = 1023 * 2; c = 2046;
for (i =1; i < n; i++) for (i = 1; i < n; i++)
{ {

r = 1i; r = 1i;

alr-1] = aflr]; alr-1] = aflr];

alrl] = alr] + c; alr] = alr] + c;
} }

Die Addition und die Multiplikation werden beim Constant Folding durch
den Compiler ausgewertet.

2. Constant Propagation

Original Code: Nach Constant Propagation:
n = 64; n = 64;
c = 2046; c = 2046;
for (1 = 1; 1 < n; i++) for (i =1; 1 < 64; i++}
{ {

r = 1i; r = 1i;

alr-1] = alr]; alr-1] = aflr];

alr] = al[r] + c; alr] = al[r] + 2046;
} }

Die durch das Constant Folding zusammengefalteten Konstanten n und
¢ werden durch die Constant Propagation Optimierung direkt an ihrer
Verwendungstelle eingesetzt. Im Beispiel erkennbar an der Abfrage des
Schleifenzihlers i und am zweiten Summanden der Addition.

3. Copy Propagation

Original Code: Nach Copy Propagation:

n = 64; n = 64;

c = 2046; c = 2046;

for (1 = 1; i < 64; i++) for (i =1; 1 < 64; i++}
{ {

r = 1i; r = 1i;



84

KAPITEL 5. STANDARDOPTIMIERUNGEN

alil;
ali] + 2046;

alr-1] alr]l; ali-1]
alr] alr] + 2046; ali]
} }

r ist eine Kopie von i. Da i zwischenzeitlich nicht verindert wird, kann
der Zugriff des Array a auch iiber r erfolgen.

. Dead Code Elimination

Original Code: Nach Dead Code Elimination:
n = 64;
c = 2046;
for (i = 1; i < 64; i++) for (i = 1; i < 64; i++}
{ {
r = 1i;
ali-1] = afil; ali-1] = aflil;
alil = a[i] + 2046; ali] = al[i] + 2046;
} }

Durch die Dead Code Elimination werden die iiberfliissigen Zuweisungen
an n, ¢ und r entfernt.



Kapitel 6

Low-Level Load/Store
Optimierungen

Auf Basis der in Kapitel 4 vorgestellten Delta-Array-Datenfluffanalyse wurden
die beiden Optimierungen Redundant Load Elimination und Redundant Store
Elimination auf GeLIR Ebene implementiert.

Dieses Kapitel gibt eine Ubersicht dieser Optimierungen, stellt sie mittels Code-
beispielen vor und zeigt, wie die Delta-Array-Datenfluffanalyse die Erkennung
und Entfernung redundanter Loads und Stores erméglicht.

6.1 Einleitendes Beispiel

Aufbauend auf das Beispiel aus Kapitel 5 148t sich die Redundant Load Elimi-
nation Optimierung anwenden:

Original Code: Nach Redundant Load Elimination:
for (i = 1; 1 < 64; i++) for (1 = 1; i < 64; i++}
{ {
temp = alil;
ali-1] = al[il; ali-1] = temp;
ali] = al[i] + 2046; ali] = temp + 2046;
} }

Im Originalcode mufl a[i] zweimal geladen werden. Im optimierten Fall nur
noch einmal, da der Inhalt von a[i] in einem Register temp zwischengespeichert
wird.

85
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Hier wird bereits der Vorteil der Redundant Load Elimination deutlich. Durch
das Ersetzen einer redundanten Speicherleseoperation durch eine in der Regel
schnellere Registerkopieroperation wird die Ausfithrungsgeschwindigkeit erhéht.

Allgemein sind Speicherzugriffoperationen redundant, wenn der von ihnen re-
ferenzierte Wert bereits verfiigbar ist.

Definition 6.1.1 Eine Lade-Operation LDR r,afi] an einer Stelle p in einem
Programm ist partiell/total redundant, wenn entlang einiger/aller Pfade zu p
der Wert von afi] schon in einem Register v’ verfigbar ist [BF99].

Definition 6.1.2 Eine Schreib-Operation STR r,afi] an einer Stelle p in ei-
nem Programm ist partiell/total redundant, wenn entlang einiger/aller Pfade
von p aus eine weitere Definition des gleichen Array-Elementes folgt, ohne daf
zwischenzeitlich ein Gebrauch stattgefunden hat [BF99).

6.2 Redundant Load Elimination

Mit Hilfe der Redundant Load Elimination lassen sich redundante (Array)-
Speicherlesezugriffe innerhalb von Schleifen beseitigen. Dieses Unterkapitel be-
schreibt das Verfahren der Redundant Load Elimination und bietet Informatio-
nen iiber die Einbindung der Delta- Array-Datenfluflanalyse von [MHO1]. Wei-
tergehende Details lassen sich in [BG96], [BF99] oder [RS00] nachlesen.

Original Code: Nach Redundant Load Elimination:
t = al0];
for (i = 1; 1 < 64; i++) for (1 = 1; i < 64; i++}
{ {
x = al[i-1]; X = t;
y = alil; t = alil;
=t;
} }

Beispiel 6.2.1 Redundant Load Elimination

Im o.g. Programmausschnitt ist ein allgemeines Beispiel fiir die Redundant Load
Elimination aufgezeigt. Dort erkennt man, dal neben der Entfernung eines
iiberfliisssigen Speicherlesezugriffs auch eine Erweiterung des Schleifenprologs
notwendig war.

Der Speicherlesezugriff auf a[i-1] innerhalb der Schleife konnte entfernt wer-
den, da auf die gleiche Speicherzelle bereits eine Iteration vorher iiber a[i]
zugegriffen worden ist. Es reicht aus, diesen Wert in ein temporires Register
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zwischenzuspeichern. Desweiteren mufl ein Schleifenprolog eingefiigt werden,
damit die temporére Variable bei der ersten Iteration sinnvoll vordefiniert ist,
um das Programmverhalten nicht zu verdndern. Das liegt darin begriindet, da
der erste Gebrauch von t innerhalb des Schleifenkérpers vor der entsprechenden
Definition liegt.

Bei vorhandenem Optimierungspotential kann die Redundant Load Elimination
die Anzahl der bené6tigten Taktzyklen fiir die Programmausfithrung senken, da
eine Speicherleseoperation, wie sie zum Zugriff auf das Array-Element notwen-
dig ist, oft mehr Taktzyklen benotigt als eine MOV Operation. Insgesamt ist eine
Geschwindigkeitssteigerung durch den Ersatz einer redundanten Speicherlese-
operation durch eine schnellere Registerkopieroperation und dem Wegfall der
bendtigten Adrefberechnung fiir den Speicherzugriff zu erwarten.

Auf der anderen Seite kann die Programmgrofie zunehmen, wenn ein Schlei-
fenprolog eingefiigt werden mufl. Aulerdem wird eine temporire Variable ein-
gefiigt.

Auflerdem besteht durch die lange Lebenszeit des eingefiigten Registers t die
Gefahr, da3 u.U. Spillcode erzeugt wird.

Anschlieend folgt ein Beispiel fiir die Redundant Load Elimination auf Basis
der GeLIR Datenstruktur:

Original Code: Nach Redundant Load Elimination:
int a[21]; int a[21];
int ret; int ret;
int main(int argc, char** argv) int main(int argc, char** argv)
{ {
int x,y,z; int x,y,z;
for (z = 0; z < 20; z++) for (z = 0; z < 20; z++)
{ {
x = a[z+1]; x = a[z+1];
t = x;
X =X + X; X =X + X;
y = alz+1]; y = t;
ret = y; ret = y;
} }
return ret; return ret;
} }

Beispiel 6.2.2 Redundant Load Elimination
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2

MI 15
|1ir_BU 3= (const)ﬂl
T

v
[1ir_61 := +(v10 1ir_60)|
1

|v5 = 1d(1v1'r_81 777)|

MI 16
x_T := +(V6 V6)

MI 18
|1ir_82 = <const>1|
T

[vis := +(zv_9 1ir_62)]

MI 20
|1ir_53 8= <const>2|
T

[via := <<(V15 19r_63)]

MI 22
|1ir_84 8= <addr>a|

T
h 4
|V13 := cp(none 1ir_84)|

MI 23

[viE := +(v13 v14)|

MI 26

|1ir_85 = <c0nst>0|
T

h 4
[1ir_86 := +(V16 1ir_65)|
1

|v1z = ld(lvir_BB 777)|

MI 28
|1ir_87 8= (addr)retl
T

|V11 = cp(;;ne 1ir_57)|

MI 31

|1ir_58 8= (const)ﬂl
T

v
[1ir_63 := +(vi1 1ir_68)|
1

[ = 1011760 v12)|

Abbildung 6.1: Codeausschnitt vor RLE Optimierung
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Abbildung 6.1 zeigt einen Ausschnitt der GeLIR Darstellung des o.g. Beispiels
mit Optimierungspotential fiir die Redundant Load Elimination. MI 15 zeigt
den Load Befehl fiir die Zeile x = a[z+1] des C-Programms. Die komplette
Adressberechnung ist aus Platzgriinden nicht vollstindig sichtbar. MI 18 bis
MI 26 zeigen den erneuten Speicherlesezugriff auf a[z+1]. Die entsprechende
Zeile des C-Programms lautet y = a[z+1].

v
[1ir_81 := +(v10 1ir_B0)|
]

[ve := 1d(lvir_51 777) |

I 43

lWﬁr,7E := cp(none V6)

MI 16

x_7 = +(V6 VB)

MI 18

1ir_62 := <const>1

[vis = e 1ir_62) |

MI 20

1ir_63 := <const>2

[via = RIS 1ir_63)]

IMI 22
1ir_64 := <addr>a

|V13 = cp(;;ne 1ir_54)|

MI 23
V16 := +(V13 V14)

MI 44
V1Z := cp(none 1ir_76)

/

I 28
I]ir_57 = <addr>ret|
L]

|V11 = cp(;;ne 1ir_57)|

MI 31
1ir_68 := <const>0

v
[1ir_69 := +(v11 1ir_68)|
]

[777 := st(lvir_EEl v12) |

Abbildung 6.2: Codeausschnitt nach RLE Optimierung



90 KAPITEL 6. LOW-LEVEL LOAD/STORE OPTIMIERUNGEN

In Abbildung 6.2 ist der Codeausschnitt nach der Durchfithrung der Redun-
dant Load Elimination zu sehen. Deutlich zu sehen ist die neu eingefiigte Copy-
Maschinenoperation in MI 43, die den Wert des vorangegangenen Array-Zugriffs
zwischenspeichert. Die zweite Speicherleseoperation auf das Array-Element ist
durch eine weitere Copy-Maschineninstruktion ersetzt worden, durch die das
vorher gesicherte Array-Element nun zuriickkopiert wird.

Die vorher fiir die Adressberechnung des zweiten Array-Zugriffs nétigen Ma-
schineninstruktionen sind nun nicht mehr notwendig und lassen sich durch die
Dead Code Elimination aus dem Code entfernen.

6.2.1 Architekturspezifisches

Da bei der Durchfithrung der Optimierung die Speicherzugriffe durch einfache
Kopieroperationen ersetzt werden, konnten diese die hohen Register des ARM
Thumb Befehlssatzes sinnvoll verwenden und so dazu beitragen, dafl der Re-
gisterdruck innerhalb der Schleife evtl. sinkt und ein Spilling, also das Aus-
und spitere wieder Einlagern des Wertes, vermieden wird. Damit ist die Spil-
linggefahr gebannt, wenn die Anzahl der redundanten Loads innerhalb einer
Schleife kleiner oder gleich der zur Verfiigung stehenden hohen Register ist.
Liegt kein allgemeines Register mehr zum Speichern des Wertes bis zum erneu-
ten Gebrauch vor, kann dies zum Spilling fiithren. In diesem Fall sollte auf die
Durchfithrung der Redundant Load Elimination verzichtet werden.
Architekturen ohne Datencache profitieren im besonderen Mafle von der Redun-
dant Load Elimination, da deren in der Regel ausgelasteter Speicherbus durch
die Elimination {iberfliissiger Speicherzugriffe entlastet wird.

6.2.2 Ablauf der Analyse

Die im Rahmen dieser Diplomarbeit implementierte Redundant Load Elimina-
tion basiert auf der im Kapitel 4 vorgestellten Delta- Array-Datenfluffanalyse
von [MHO1].

Redundant Load Elimination berechnet zu allen Knoten die Distanzen, fiir die
ein Wert iiber mehrere Iterationen verfiigbar ist. Dies geschieht iterativ mit der
Delta-Array-Datenfluffanalyse, wobei die Distanzen den Elementen des Daten-
flulverbands entsprechen. Danach werden redundante Loads mit einer Itera-
tionsdistanz von maximal 1 eliminiert. Fiir groflere Iterationsdistanzen greift
man auf das Verfahren Register Pipelining [SS00] zuriick.

Die Delta- Array-Datenfluffanalyse wird dabei als Vorwdirts-Analyse und der zu-
grundeliegende Datenflufliverband als Must-Verband parametrisiert.

Die Vorwirtsrichtung bei der Analyse wurde gewéhlt, da bei erstmaliger Re-
ferenzierung eines Array-Elementes dessen Wert fiir die folgenden Knoten
verfiigbar ist und bei einer Redefinition die Verfiigbarkeitseigenschaft vernichtet
wird.
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Die Analyse der §-available values dient der Erkennung der Werte vorangegan-
gener Referenzen, die nach ¢ Iterationen noch verfiigbar sind.

Definition 6.2.1 Ein Wert z eines Array-FElementes a ist bei einem Knoten
ngy d-available, wenn dessen Definition an einem Knoten ny erfolgt ist und es
entlang aller Pfade von ni nach mno dber § Iterationen hinweg zu keiner Redefi-
nition von a gekommen ist.

Da es sich bei §-available values um ein Must-Problem handelt, wird der Must-
Verband als Datenfluverband gewé&hlt.

Nach geeigneter Initialisierung liefert ein Aufruf der Delta-Array-
Datenfluflanalyse eine Matrix zuriick. Diese Matrix beinhaltet die Iterations-
distanzen zwischen zwei Speicherzugriffen, die mit Hilfe der entsprechenden
GeLIR Maschinenoperationen adressiert werden kénnen.

Der Zustand, dafl bei der Redundant Load Elimination ein Wert seine Giiltig-
keit verliert, wenn er beschrieben wird, wird in der Matrix mit dem 1-Symbol
ausgedriickt. Im Falle des 1-Symbols in der Matrix ist eine Redundant Load
Elimination fiir dieses Element nicht moglich.

Nach Aufruf der Delta-Array-Datenfluflanalyse untersucht die Redundant Load
Elimination die zuriickgegebene Matrix daraufhin, ob eine Referenz r bei einem
Knoten n d-available ist. Dazu wird die Matrix in x-Richtung (nX) und y-
Richtung (nY’) durchlaufen und auf folgende Eigenschaften hin untersucht:

1. nX #nY, da es sich ansonsten um die gleiche Operation handelt.
2. ITterationsdistanz < 17

3. Wert des Verbandelements mufl # | sein, da sich sonst ein Schreibzugriff
zwischen zwei Leseoperationen befindet.

Sind diese Bedingungen erfiillt, kann mit der Optimierung begonnen werden.
Im einfachsten Fall ist die Iterationsdistanz 0, d.h. daf} alle Array-Zugriffe auf
das gleiche Element verweisen. Dieser Fall wurde im obigen Beispiel gezeigt.
Dort wird der erste Speicherlesezugriff in eine temporére Variable zwischenge-
speichert und die folgenden Array-Lesezugriffe auf das gleiche Array-Element
kénnen durch einen Lesezugriff auf diese temporire Variable ersetzt werden.

In C als ”volatile” definierte Variablen sollten von der Redundant Load Elimi-
nation ausgenommen werden, um das Programmverhalten nicht zu verindern.
So kénnen beispielsweise zwei hintereinanderstehende Loads, die auf die gleiche
Speicherzelle verweisen, durchaus unterschiedliche Ergebnisse liefern, wenn sie
auf einen als volatile definierten Memory Mapped I/O Bereich zeigen, in dem
zwischenzeitlich extern geschrieben worden ist.

Die Maschinenoperationen der GeLIR Darstellung besitzen ein IsVolatile
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Flag, das zu diesem Zweck von der Redundant Load Elimination abgefragt wer-
den kann.

Im Fall eines redundanten Loads mit der Iterationsdistanz 1 sind zwei Fille zu
unterscheiden, die iiber ein Flag der Matrix abgefragt werden kénnen:

1. Die redundante Load-Operation liegt im Schleifenkérper vor der Referenz:

Original Code: Nach RLE:
t = al[l1];
for (z = 0; z < 20; z++) for (z = 0; z < 20; z++)
{ {
x = alz]; X = t;
t = al[z-1];
y = alz-11; =t
} }

Beispiel 6.2.3 RLE mit Iterationsdistanz 1 - Fall 1

2. Die redundante Load-Operation liegt im Schleifenkérper nach der Refe-

renz.
Original Code: Nach RLE:
t2 = a[1];
for (z = 0; z < 20; z++) for (z = 0; z < 20; z++)
{ {
x = al[z-1]; tl = al[z-1];
X =t
y = alzl; y = t2;
t2 = t;
} }

Beispiel 6.2.4 RLE mit Iterationsdistanz 1 - Fall 2

Hier wird durch eine zweite temporéire Variable t2 der Initialwert in die
Schleife hineingebracht und in jeder Iteration aktualisiert t2 = t.

6.3 Redundant Store Elimination

Die Redundant Store Elimination kann redundante (Array)-Schreibzugriffe in-
nerhalb von Schleifen beseitigen. Dieses Unterkapitel beschreibt das Verfahren
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der Redundant Store Elimination, das ebenfalls unter Verwendung der Delta-
Array-Datenfluflanalyse von [MHO1] implementiert worden ist. Weitergehende
Details lassen wiederum in [BG96], [BF99] oder [RS00] nachlesen.

Original Code: Nach Redundant Store Elimination:
for (i = 1; i <= 64; i++) for (i = 1; i <= 64 - 1; i++}
{ {
ali-1] = x; ali-1] = x;
ali]l = y;
} }
al[64-1] = x;
al64] = y;

Beispiel 6.3.1 Redundant Store Elimination

Obiger Programmausschnitt zeigt ein allgemeines Beispiel vor und nach der
Anwendung der Redundant Store Elimination. Neben der Entferung des iiber-
fliissigen Schreibzugriffs innerhalb der Schleife war das Einfiigen eines Schlei-
fenepilogs notwendig, da das I-redundante Store a[i] in allen Iterationen bis
auf die letzte Iteration redundant ist. Dieser Sonderfall der letzten Iteration
wird im Schleifenepilog behandelt. Dazu wird der Iterationsbereich der Schleife
um eins veringert und der urspriingliche Schleifenkérper als Epilog der Schleife
angefiigt, wobei jedes Vorkommen der Induktionsvariable durch den Wert der
oberen Iterationsgrenze ersetzt wird.

Im Gegensatz zur Redundant Load Elimination miissen hier keine zusitzlichen
Register eingefiigt werden. Der Vorteil dieser Optimierung ist die Verkleinerung
des Schleifenkorpers durch die Elimination redundanter Array- Schreibopera-
tionen.

Nachteilig ist die evtl. Vergroflerung des Codeumfangs durch den eingefiigten
Epilog. Aulerdem konnen Schleifen mit nicht-affinen Ausdriicken nicht be-
handelt werden. Diese Einschrinkung ist aber bereits durch die Delta-Array-
Datenfluffanalyse gegeben.

Auch bei der Redundant Store Elimination sollten in C als ”volatile” defi-
nierte Variablen ausgenommen werden, um das Programmverhalten nicht zu
verandern.

Die Maschinenoperationen der GeLIR Darstellung besitzen ein IsVolatile
Flag, das zu diesem Zweck von der Redundant Store Elimination abgefragt
werden kann.

Anschlieend ein weiteres Beispiel fiir die Redundant Store Elimination auf
Basis der GeLIR Datenstruktur:
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Original Code: Nach Redundant Store Elimination:
int a[20]; int a[20];
int ret; int ret;
int main(int argc, char**x argv) int main(int argc, char**x argv)
{ {
int x,y,z; int x,y,z;
for (z = 0; z < 20; z++) for (z = 0; z < 20; z++)
{ {
alz] = x;
y =z % 2; y =z % 2;
alzl = y; alzl = y;
ret = z; ret = z;
} }
return ret; return ret;
} }

Beispiel 6.3.2 Redundant Store Elimination

Abbildung 6.3 zeigt einen Ausschnitt der GeLIR Darstellung des o.g. Beispiels
mit Optimierungspotential fiir die Redundant Store Elimination. Der darge-
stellte Basisblock zeigt den Schleifenkorper des o.g. Beispielcodes. MI 11 und
MI 18 sind darin die beiden Speicherzugriffe auf a[z]. Der erste Speicherzu-
griff, also MI 11, ist redundant, da er innerhalb der Schleife unmittelbar durch
einen anderen Wert iiberschrieben und zwischenzeitlich nicht verindert wird.
Aus der Grafik ist nicht direkt ersichtlich, daf3 der erste Store Befehl redundant
ist. Ein Durchlauf der Delta- Array-Datenfluflanalyse ermittelt, dafl die beiden
temporirem Variablen 1ir_51 und lir_54 auf den gleichen Speicherbereich
zeigen.
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BB_DFG 1

LS

MI 7

1ir_48 := <addr>a

IVS o= cp(n;He 1ir_48)|

I9

1ir_50 := <const>2

[ve := 2.9 1ir_50)]

l

MI 11

1ir_51 := +(V5 V6)

|777 .=

v
st(1ir_51 x|

I 13

1ir_52 := <const>2

[ve = 2.5 1ir_52)|

MI 14
V10 := +(z_9 z_9)

MI 16

11r_53 := <addr>a

|V8 = cp(n;;e 1ir_53)|

/

I 18

1ir_54 := +(V8 V9)

{777 := st(Tir_54 v10) |

MI 20
|1ir_55 = <addr>ret|
T

|V11 = cp(;;ne 1ir_55)|

MI 23

1ir_56 := <const>0

1ir_56)]

v
|11'r_5’7 1= +(V11
1]

[772 := st(lvir_57 z_9)|

EFEE O F

LabelSet_1
LL3:

Abbildung 6.3: Codeausschnitt vor RSE Optimierung
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BB_DFG 1 MT 7

oNm =

|V5 o= cp(n;;e 1ir_48)|

MI 9

1ir_50 := <const>2

[ve := 2.9 19r_50) |

MI 13

1ir_52 := <{const>2

[vs := RCz.5 1ir_52) |

MI 14

V10 := +(z_8 z_9)

I 16

11r_53 := <addr>a

IVB = cp(n;;e 1ir_53)|

|
MI 18

1ir_54 := +(V8 V39)

[777 := st(Tir_54 vVi0) |

MI 20
I]ir_55 = <addr>ret|
L ]

|V11 = cp(;;ne 1ir_55)|

I 23

1ir_56 := <const>0

v
[1ir_57 := +(v11 1ir_56)|
3

|‘7‘7‘7 = st(T}r_57 z_Q)I

PO E O H [

Abbildung 6.4: Codeausschnitt nach RSE Optimierung

Abbildung 6.4 zeigt den Basisblock nach der Durchfithrung der Redundant Sto-
re Elimination. Der erste, redundante Speicherzugriff MI 11 wurde entfernt.
Die fiir die Adressberechnung des Array-Zugriffs n6tigen Maschineninstruktio-
nen sind nicht mehr notwendig und stehen als iiberfliissiger Code (MI 7 und
MI 9) im Basisblock. Sie lassen sich durch einen Dead Code Elimination Durch-
lauf aus dem Code entfernen.
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6.3.1 Architekturspezifisches

An architekturspezifischen Besonderheiten koénnten beispielsweise bei der LE-
ON CPU dessen Cache Register und die Memory Mapped I/O Bereiche durch
eine Analyse iiber den Speicher beriicksichtigt werden.

Desweiteren kann die Grofle des Instruktionscache des LEON beriicksichtigt
werden. Wird der bei der Redundant Store Elimination einzufiigende Schleifen-
epilog zu grof, kann es passieren, dafl die Schleife vor der Optimierung evtl.
schneller ausgefiihrt werden konnte, wenn sie sich komplett im Instruktionsca-
che befand. Ein zu grofler Schleifenepilog kann aber verhindern, dafl die Routine
nach wie vor in den Instruktionscache passt. In diesem Fall kann z.B. der Schlei-
fenepilog selber in eine Schleife eingebettet werden, um den Programmcode zu
verkiirzen.

6.3.2 Ablauf der Analyse

Zur Beseitigung von redundanten Schreibzugriffen auf Array-Elementen in-
nerhalb von Schleifen wird mit einer geeignet parametrisierten Delta-Array-
Datenfluflanalyse ermittelt, welche Definitionen bis zu welchem Knoten ohne
anschliefenden Gebrauch erfolgten. Mit einer Delta-Busy-Analyse lassen sich
die Definitionen ohne anschlielenden Gebrauch finden.

Definition 6.3.1 FEine Store-Operation s in einem Knoten n; ist §-busy, wenn
sie entlang aller Kontrollfluipfade zu einem Knoten n; ausgefiihrt wird, ohne
dafl das gespeicherte Array-Element entlang dieser Pfade tber 0 Iterationen
hinweg verwendet wird.

Definition 6.3.2 FEine Store-Operation s; in einem Knoten ny ist genau dann
0-redundant, wenn es eine weitere Store-Operation s; in einem Knoten n; im
Schleifenkdrper gibt und s; im Knoten m; -busy ist.

Zur Parametrisierung der Delta-Array-Datenfluffanalyse wird die Riickwérts-
Arbeitsrichtung gewéhlt, da die Suche von spateren Stores hin zu friitheren fiihrt.
Dazu wird auf einem umgekehrten Kontrollfluligraph gearbeitet, dessen Kan-
tenrichtungen umgedreht sind.

Bei der Bestimmung, ob ein Knoten delta-busy ist, handelt es sich um ein Must-
Problem, so dal der Must-Verband fiir die Parametrisierung der Delta-Array-
Datenfluflanalyse eingesetzt werden mu$.

Bei der Redundant Store Elimination darf zwischen zwei Werten kein lesender
Zugriff erfolgen. Deswegen werden alle Distanzen der lesenden Speicherzugriffe
mit dem 1-Symbol initialisiert. Im Falle des 1-Symbols ist eine Redundant
Store Elimination nicht moglich.

Durch eine Definition wird die zu untersuchende Eigenschaft d-busy wahrend
der Analyse erzeugt. Ein Gebrauch vernichtet diese Eigenschaft.
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Nach Aufruf der Delta- Array-Datenfluffanalyse untersucht die Redundant Store
Elimination die zuriickgegebene Matrix analog zum Vorgehen bei der Redun-
dant Load Elimination. Dazu wird die Matrix ebenfalls in x-Richtung (nX) und
y-Richtung (nY’) durchlaufen und auf folgende Eigenschaften hin untersucht:

1. nX #nY, da es sich ansonsten um die gleiche Operation handelt.
2. Iterationsdistanz < 17

3. Wert des Verbandelements mufl # | sein, da sich sonst ein Schreibzugriff
zwischen zwei Leseoperationen befindet.

Sind diese Bedingungen erfiillt, kann mit der Optimierung begonnen werden.
Wenn eine 0-redundante Operation erkannt wurde, wird die entsprechende Ma-
schinenoperation innerhalb des Schleifenkérpers aus der GeLIR Darstellung
entfernt. Fiir eine Iterationsdistanz von 6 = 0 wére die Optimierung damit be-
endet.

Andernfalls wird die Iterationsgrenze der Schleife um § vermindert und ein
Schleifenepilog mit J-facher Aneinanderreihung des Schleifenkorpers aufge-
baut, wobei jedes Vorkommen der Induktionsvariable innerhalb des Schlei-
fenkorpers geeignet ersetzt wird. In der ersten Kopie des Schleifenk6rpers
wird die Induktionsvariable durch Iterationsgrenze — § ersetzt. Dann durch
Iterationsgrenze — 6 + 1 bis schlieflich in der letzten Kopie der Wert der
Iterationsgrenze eingesetzt wird. Es ist zu beachten, dafl der redundante Store
in Schleifenepilog erhalten bleiben muf.

Beinhaltet eine Schleife mehrere redundante Store-Operationen mit unter-
schiedlichen Iterationsdistanzen, so wird der grofite 0-Wert als Optimierungs-
grundlage verwendet.

Bei einem grofien /-Wert bzw. einem umfangreichen Schleifenkdrper ist es sinn-
voll, eine Epilog-Schleife zu erzeugen und auf die Aneinanderreihung der Schlei-
fenkorperkopien zu verzichten.

Diese Eigenschaft wird von der momentanen Implementierung nicht un-
terstitzt.



Kapitel 7

Bewertung der
Optimierungsergebnisse

In diesem Kapitel werden die Ergebnisse der im Rahmen dieser Diplomarbeit
implementierten Optimierungen vorgestellt und mit bereits vorhandenen alter-
nativen Optimierungswegen verglichen.

AuBlerdem werden die zur Validierung des Konverters CFG2GeLIR und der Op-
timierungen selbst notwendigen Schritte und Hilfsprogramme erldutert.

7.1 Vorgehensweise

Die Bestimmung der Ergebnisse erfolgte durch die Ausfithrung von Optimie-
rungen auf verschiedenen Ebenen: High-Level Optimierungen, reine Backend
Optimierungen sowie GeLIR Optimierungen. Diese Optimierungen wurden auf
eine Reihe von Benchmark- und Testprogrammen angewendet.

Die Uberpriifung der semantischen Korrektheit erfolgte mit Hilfe des GeLIR
Simulators. Werte iiber die Ausfithrungsgeschwindigkeit des mit Hilfe von Xe-
LIR generierten optimierten Assemblercodes und des Energieverbauchs lieferte
letztendlich der A RMulator in Verbindung mit dem encc Energy Profiler.

7.1.1 Uberblick

Insgesamt stehen drei mogliche Optimierungsebenen zur Verfiigung.

1. Optimierungen auf der High-Level IR von LANCE2
2. Optimierungen im Backend des encc Compilers

3. Optimierungen auf der Low-Level IR GeLIR
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Zum Testen wurden jeweils Kombinationen der drei vorgestellten Optimie-
rungsklassen aktiviert und die Optimierungsergebnisse verglichen. Abbildung
7.1 zeigt den Einsatzort der Optimierungsklassen im Arbeitsablauf.

C-Code LAMCEZ GelLlR »  ASM-Code

5 £ L

| |
BackendOpt
GeLIROpt

Abbildung 7.1: Ubersicht der drei méglichen Optimierungsebenen

v
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Beim Vergleich der ”Optimierungspakete” sollte beachtet werden, daff es Un-
terschiede zwischen den einzelnen Optimierungen gibt. Die LANCE2 Optimie-
rungen werden seit Jahren gepflegt und intensiv getestet, wihrend die GeLIR
Optimierungen naturgemif noch recht jung sind. Die encc Backend Optimie-
rungen entstanden teilweise ”automatisch” aus den verwendeten Algorithmen.
Einige Verbesserungen sind jedoch auch auf zusitzliche Regeln in der Olive-
Grammatik (siehe Abschnitt 3.1.2) zuriickzufithren. Folgende Optimierungen
werden im einzelnen angewendet:

o LANCEZ2 Frontend

— Constant Folding

Constant Propagation

Copy Propagation
— Dead Code Elimination

Common Subexpression Elimination

Jump Optimization
e encc Backend

— Constant Folding
Constant Folding wird vom encc Compiler wihrend der Code Selek-
tion durchgefiihrt.

— Constant Propagation
Constant Propagation wird bereits zu Beginn bei der Generierung
der Datenflulbdume von encc durchgefiihrt.

— Copy Propagation
Wihrend der Register Allokation im Rahmen des Coalescing wird
die Copy Propagation durchgefiihrt.
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e GeLIR Ebene

Constant Folding

— Constant Propagation

Copy Propagation
Dead Code Elimination

— Redundant Load Elimination

Redundant Store Elimination

Zum Erzeugen der Ergebnisse werden fiinf Kombinationen aus den drei mogli-
chen Optimierungsebenen gebildet. Zuerst sind alle Optimierungen deaktiviert.
Dann folgen drei Durchliufe, in denen je eine der drei moglichen Optimie-
rungsebenen eingeschaltet ist. Der fiinfte Durchlauf erfolgt mit eingeschalteten
Backend— und LANCE2-Optimierungen, da dies bisher als Standardweg zur
Codegenerierung mit dem encc Compiler eingesetzt wurde.

Die GeLIR Optimierungen lassen sich komfortabel durch eine Konfigurations-
datei ein- und ausschalten. Um die Backend Optimierungen zu deaktivieren,
miissen die entsprechenden Olive-Regeln, sowie Optimierungsaufrufe auskom-
mentiert werden. Die Durchfithrung der LANCE?2 Optimierungen lat sich im
Aufrufskript genasm ausschalten.

7.1.2 Benchmarkprogramme

Folgende Beispielprogramme kamen zum Einsatz, um die Ergebnisse der neu
implementierten Low-Level Optimierungen zu ermitteln:

e Bubble Sort Algorithmus

Heap Sort Algorithmus

Insertion Sort Algorithmus

Selection Sort Algorithmus

Dot Product aus der DSP-Stone Benchmark Suite [DSP]

7.2 Validierung der Optimierungen

Die Validierung der Optimierungsergebnisse lief zweistufig ab. Dazu kamen die
beiden Tools GeLIR Simulator und ARMulator zum Einsatz. Der GeLIR Si-
mulator arbeitet auf der abstrakten Programmdarstellung der GeLIR.

Der ARMulator fithrt den generierten Assemblercode auf einer simulierten Ar-
chitekturumgebung aus und generiert die Simulationsergebnisse.
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7.2.1 GeLIR Simulator

Mit Hilfe des in Kapitel 3.5 beschriebenen GeLIR Simulators 148t sich die se-
mantische Aquivalenz des Programms vor und nach der Optimierung iiber-
priifen und die Ausfithrungsgeschwindigkeit als ungefihre Anzahl der Zyklen
ermitteln.

Die semantische Korrektheit wird durch die Ausgabe des Simulators validiert.
Dazu muf} das zu iiberpriifende Benchmarkprogramm leicht modifiziert werden.
Gegeben sei folgendes, kurzes Beispielprogramm:

int ret;
int al4];

int main(int argc, char*x argv)

{
a1l = 11;
al2] = 9;
al3] = a1l + a[2] * 4;
ret = a[3];
return ret;
¥

Fiir den GeLIR Simulator sind folgende Anpassungen vorzunehmen:

#ifdef GELIRAUTOGEN
#include "autogen.h"
#endif

int ret;
int al4];

int main(int argc, char** argv)

{
al1] = 11;
af[2] = 9;
al3] = al1] + a[2] * 4;
ret = a[3];

#ifdef GELIRAUTOGEN
string filename;
filename = string(argv[0]) + string(".gnu.log");
CAutoGen out (filename);
out.Output ("ret", ret);
out.OutputArray("a", a, 0, 3);
out.Close();
filename = string(argv[0]) + string(".gnuret.log");
out.Open(filename) ;
out.Output ("ret", ret);

out.Close();
#endif

return ret;

Durch Verwendung von Compilerdirektiven und bedingter Ubersetzung ist si-
chergestellt, dafl sich die Semantik durch diese Modifikation nicht dndert. Es
wird lediglich Hilfscode zum Erzeugen der fiir den Simulator notwendigen Log-
Files zum Vergleich der Ergebnisse hinzugefiigt. Mit Hilfe der out Klasse lassen
sich beliebige Programmvariablen beobachten. So werden beispielweise in un-
serem Beispiel der Riickgabewert ret und das Array a ausgegeben.
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7.2.2 ARMulator

Mit Hilfe des ARMulators wird der wie in Kapitel 3.5.1 beschrieben erzeugte
Assemblercode unter realen Bedingungen auf einem ”virtuellen” ARM7TDMI
mit 33MHz simuliert.

Als Ergebnis erzeugt der A RMulator ein Trace-File, das der Energy Profiler des
encc Compilers als Eingabe verwenden kann, um daraus einen Report zu erzeu-
gen. Dieser Report liefert als Ergebnis die Anzahl der benétigten Zyklen fiir die
Programmabarbeitung, die Programmgrofie und Werte iiber den Energiebedarf.

Der aus der XML Darstellung erzeugte Assemblercode ist reiner Assemblerco-
de. Dieser muf} noch leicht modifiziert werden, damit er vom ARM Assembler
iibersetzt werden kann. Dazu werden assemblerspezifische Symbole fiir den As-
sembler und Linker hinzugefiigt.

ASM Assamblar —)C QBJ H Linkar }—(Executable)—b{ AR Mulator ‘

— —
|L Modifikation 1

R A J

Report Energie Prafler Trace

Abbildung 7.2: Ablauf zur Erzeugung von Geschwindigkeits- und
Energiewerten

Abbildung 7.2 zeigt die notwendigen Arbeitsschritte. Der von XelirPattern (sie-
he Abschnitt 3.5.1) erzeugte Assemblercode wird nach den nétigen Modifikatio-
nen durch den ARM Assembler assembliert und schliefilich zu einem ausfiihrba-
ren Programm gelinkt, aus dem der A RMulator das Trace-File fiir den Energy
Profiler erzeugt. Aus dem resultierenden Report des Profilers wurden die Er-
gebnisse des nachfolgenden Abschnitts bestimmt.

7.3 Ergebnisse

Die folgenden Tabellen und Diagramme zeigen die Ergebnisse der moéglichen Op-
timierungswege fiir die durchgefithrten Benchmarkprogramme. Zum Vergleich
sind die Ergebnisse bei einem Durchlauf ohne Optimierungen mit angegeben.
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Benchmark unoptimiert | LANCE2 encc | LANCE2 | GeLIR
& encc

Bubble Sort 488708 429211 | 428214 358213 | 428414

Heap Sort 111350 118216 | 99633 84378 | 86469

Insertion Sort 285900 296601 | 254996 254297 | 255000

Selection Sort 198190 205215 | 180466 178379 | 181060

Dot Product 14766 12358 11162 10754 13564

Tabelle 7.1: Anderung der Taktzyklen bei den Optimierungsdurchliufen

Taktzyklen
600000
_ 500000 W unoptimiert
-':,3 400000 W LANCE2
§ 300000 ence
E‘ 200000 OLANCE2 & encc
100000 | B GeLIR
0
\QJ%o(‘ @Qe& .00%06 0606 &0&’(}
Q)\SOQ ¥ ({:’Q’{\\ Q}@é\o 068
N S
Benchmarks

Abbildung 7.3: Ubersicht der benétigten Zyklen

Auffallend ist, daf die LANCE2 Optimierungen fiir sich betrachtet wenig Takt-
zyklen einsparen und teilweise sogar mehr Zyklen benétigen als der nicht opti-
mierte Code. In Verbindung mit den Optimierungen im Backend wird hingegen
die beste Laufzeit erreicht. Dies zeigt, dal High-Level Optimierungen immer im
Zusammenhang mit Optimierungen in spéteren Phasen gesehen werden sollten,
und in diesem Bereich sinnvolle Vorarbeit leisten.

Die encc und GeLIR Optimierungen liefern relativ &hnliche Resultate. Bis auf
das Heap Sort Beispiel sind die encc Ergebnisse etwas besser.
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Benchmark unoptimiert | LANCE2 encc | LANCE2 GeLIR
& encc

Bubble Sort 7388.766 | 6511.827 | 6597.033 | 5547.408 | 6600.321

Heap Sort 1655.007 | 1779.504 | 1493.422 | 1266.755 | 1294.544

Insertion Sort 4304.030 | 4480.201 | 3899.876 | 3889.388 | 3899.941
Selection Sort 2909.279 | 3029.849 | 2674.898 | 2643.615 | 2684.585
Dot Product 222.755 187.229 | 169.572 162.878 | 200.780

Tabelle 7.2: Anderung der Energie (1056 J) bei den Optimierungsdurchliufen

Energiebedarf
8000000
7000000
g 6000000 | m unoptimiert
< 5000000 WLANCE2
% 4000000 - Oencc
B 3000000 OLANCE2 & encc
(]
2 2000000 | B GeLIR
1000000 -
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Abbildung 7.4: Ubersicht des Energieverbrauchs

Da der Energieverbrauch linear mit der Zeit gekoppelt ist, ergeben sich hier sehr
dhnliche Verhiltnisse wie bei der reinen Ausfithrungszeit. Die mit den GeLIR
Optimierungen erreichten Ergebnisse reichen zwar nicht an die gemeinsame
Anwendung von High-Level- und Low-Level-Optimierungen heran, erreichen
aber dennoch eine deutliche Effizienzsteigerung des Codes.

Benchmark unoptimiert | LANCE2 encc | LANCE2 | GeLIR
& ence

Bubble Sort 132889 128134 | 112691 102688 | 112791

Heap Sort 33258 33719 | 28932 25823 | 25408

Insertion Sort 82905 88249 | 72602 72500 | 72604

Selection Sort 59977 64331 | 53937 53636 | 54234

Dot Product 4217 3213 2715 2511 3516

Tabelle 7.3: Anderung der CodegroBe (Anzahl der Instruktionen) bei den Op-
timierungsdurchliufen
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CodegroBe
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Abbildung 7.5: Ubersicht der Codegrifie

In Bezug auf die Codegrofe, wichtige Kenngrofie fiir mobile Systeme mit (teu-
rem) Speicher, ergibt sich ein &hnliches Bild: Die GeLIR Optimierungen kom-
men durchaus in den Bereich, der auch mit reinen Backend-Optimierungen
erreicht wird.

Im folgenden werden die durch die Ergebniswerte ausgedriickten Verédnderungen
der Optimierungen bzgl. der benétigten Zyklen, der Anzahl der Instruktionen
und des Energiebedarfs, prozentual dargestellt.

Benchmark LANCE2 encc | LANCE2 | GeLIR

& encc
Bubble Sort 12.17% | 12.38% 26.70% | 12.34%
Heap Sort -6.17% | 10.52% 24.22% | 22.34%

Insertion Sort -3.74% | 10.81% 11.05% | 10.81%
Selection Sort -3.54% | 8.94% 10.00% | 8.64%
Dot Product 16.31% | 24.41% 27.17% | 8.14%
Durchschnitt 3.01% | 13.41% 19.83% | 12.45%

Tabelle 7.4: Prozentuale Verbesserung der Zyklenzahl
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Benchmark LANCE2 encc | LANCE2 | GeLIR

& encce
Bubble Sort 3.58% | 15.20% 22.73% | 15.12%
Heap Sort -1.39% | 13.01% 22.36% | 23.60%

Insertion Sort -6.45% | 12.43% 12.55% | 12.43%
Selection Sort -7.26% | 10.07% 10.57% | 9.58%
Dot Product 23.81% | 35.62% 40.46% | 16.62%
Durchschnitt 2.46% | 17.26% 21.73% | 15.47%

Tabelle 7.5: Prozentuale Verbesserung der Codegréfie

Benchmark LANCE2 encc | LANCE2 | GeLIR

& ence
Bubble Sort 11.87% | 10.72% 24.92% | 10.67%
Heap Sort -7.52% 9.76% 23.46% | 21.78%

Insertion Sort -4.09% 9.39% 9.63% 9.39%
Selection Sort -4.14% | 8.06% 9.13% | 7.72%
Dot Product 15.95% | 23.88% 26.88% 9.87"%
Durchschnitt 2.41% | 12.36% 18.81% | 11.89%

Tabelle 7.6: Prozentuale Verbesserung des Energiebedarfs

Durchschnittliche prozentuale Verbesserungen
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Abbildung 7.6: Prozentuale Verbesserungen

Insgesamt konnte die Codequalitét durch die GeLIR Optimierungen im Durch-
schnitt um 11.89% verbessert werden und liegt damit fast gleichauf mit den
ence Optimierungen, die den Code um 12.36% optimieren. Die LANCE2 Opti-
mierungen bringen fiir sich betrachetet nur einen Gewinn von 2.41%, erreichen
aber in Verbindung mit den Backend-Optimierungen des encc Compilers mit
18.81% das beste Resultat.
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7.4 Bewertung

In dieser Arbeit wurde gezeigt, dafl Optimierungen auf Basis der GeLIR Daten-
strukturen durchaus einen Vorteil bieten: Zum einen besteht die Mé&glichkeit,
auf der abstrakten Ebene High-Level-Informationen zu sammeln und Optimie-
rungen, die z.B. Datenfluanalysen voraussetzen, mit relativ wenig Aufwand
zu implementieren. Andererseits kénnen zusétzlich dazu architekturabhingige
Informationen, die in der Target-Beschreibung der GeLIR Datenstruktur abge-
legt sind, beriicksichtigt und ausgenutzt werden. Wurden Code Selektion und
Register Allokation bereits durchgefiihrt, so konnen die dadurch gewonnenen
Erkenntnisse iiber Ressourcen-Zuordnungen ebenfalls in die Optimierungen ein-
flielen.

Bei Betrachtung der o.g. Ergebnisse der Optimierungen wird deutlich, daf die
Kombination aus LANCE2 und encc Backend Optimierungen die besten Resul-
tate liefert. Dies ist nicht weiter verwunderlich, da die LANCE2 Optimierungen
in jahrelanger Forschungs- und Entwicklungsarbeit gepflegt wurden und auch in
kommerziellen Projekten Verwendung finden. Die Backend-Optimierungen des
encc wurden im Laufe der Zeit immer wieder erweitert und an die Bediirfnisse
angepasst. Sie gehen in hohem Mafle auf die spezielle Struktur des von LANCE2
generierten Codes ein. Dadurch ist die erzielte Codequalitit verglichen mit den
neu eingefithrten GeLIR Optimierungen hoher.

Fiir die Konzeption und Implementierung der GeLIR Optimierungen stand ein
begrenzter Zeitrahmen zur Verfiigung, wobei ein Grofiteil der Entwicklungsar-
beit fiir die exemplarische Anbindung der GeLIR Datenstrukturen an den vom
encc Compiler generierten Kontrollfluffigraphen investiert werden musste.

Die ebenfalls beispielhaft existierende Anbindung des LANCE?2 Frontends an
die GeLIR verspricht einen einfacheren Einstieg in die Verwendung der neuen
LIR. Derzeit existieren weder eine Code Selektion noch Register Allokation
fiir den ARM Prozessor auf Basis der GeLIR. Somit gibt es keinen objektiven
Weg, die Giite von Low Level Optimierungen zu bewerten, da hierfiir in der
Regel ein vollstindiges Backend benétigt wird, das ausfithrbaren Assemblercode
generieren kann. Aus diesem Grund mufiten die notwendigen Informationen zur
Codegenerierung aus der encc Darstellung iibernommen werden.

Es ist davon auszugehen, dal mit Hilfe der GeLIR Darstellung weiteres Op-
timierungspotential ausgeschopft werden kann. Dafiir notwendige Grundlagen
wurden in dieser Diplomarbeit dargelegt. Die implementierten und in diesem
Dokument vorgestellten Optimierungen stellen einen sinnvollen Grundstock an
Optimierungstechniken auf Basis der GeLIR Datenstruktur dar. Nach Bedarf
lassen sich zukiinftig aufbauend auf diesen Optimierungen weitere Algorithmen
hinzufiigen.



Kapitel 8

Zusammenfassung und
Ausblick

Dieses Kapitel fasst die Ergebnisse dieser Diplomarbeit kurz zusammen und
erdrtert mogliche Erweiterungen und Anderungen, die im Rahmen zukiinftiger
Forschungsarbeiten aufgenommen werden kénnen.

8.1 Zusammenfassung

Diese Diplomarbeit ist die erste, die sich mit der Implementierung von Low-
Level Optimierungen auf der GeLIR Datenstruktur befasst. Ein wichtiger
Grundstock an immer wieder benotigten Standardoptimierungen wurde imple-
mentiert und mit bewihrten Optimierungen verglichen.

Es hat sich gezeigt, dal auch komplexere Optimierungen auf Basis einer umfang-
reichen Datenflulanalyse mit vertretbarem Aufwand fiir die GeLIR entwickelt
werden kénnen. Dazu wurden beispielhaft die Optimierungen Redundant Load
Elimination sowie Redundant Store Elimination herangezogen.

Um die Low-Level Optimierungen unter ”realen” Bedingungen zu testen, wurde
eine Anbindung an den an der Universitdt Dortmund am Fachbereich Informa-
tik, Lehrstuhl 12 entwickelten encc Compiler an die GeLIR Umgebung reali-
siert. So war ein direkter Vergleich zwischen den bisher eingesetzten High-End
Optimierungen im LANCE2 Frontend und den teilweise im Compiler Backend
enthaltenen Optimierungen mit den neu entwickelten GeLIR Optimierungen
moglich.

Die Beschreibung der Arbeitsumgebung, insbesondere die Vorstellung der Ge-
LIR nimmt einen groflen Stellenwert in dieser Diplomarbeit ein, da sie zum
ersten Mal Grundlage einer Diplomarbeit war. Die GeLIR Datenstruktur ist
noch recht jung, was zum einen problematisch war, da sie sich in stindiger
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Entwicklung befand und aktuelle Anderungen wihrend der Entstehung der Di-
plomarbeit beriicksichtigt werden mussten. Auf der anderen Seite war es dank
der GeLIR-Funktionalitit moglich, die Optimierungen generisch zu entwickeln,
so daf} die Optimierungen nicht auf eine Prozessorarchitektur beschrénkt sind.
Gleichzeitig konnen jedoch auch architekturabhingige Gesichtspunkte, die sich
positiv auf den Ablauf der Optimierungen auswirken kénnen, beriicksichtigt
werden.

Es mag im ersten Moment nicht sinnvoll erscheinen, bekannte Standardopti-
mierungen, die zumindest teilweise bereits im verwendeten Compiler vorhanden
sind, erneut zu implementieren. Es sollte allerdings beriicksichtigt werden, daf3
die GeLIR zukiinftig auch an andere Compiler angebunden werden kann, die
diese Optimierungen u.U. noch nicht beinhalten. In dem Fall kann auf jeden Fall
von der Wiederverwendbarkeit der GeLIR Optimierungen profitiert werden. Ein
weiterer Aspekt, der auch bereits in dieser Arbeit angesprochen wurde, ist der
Bedarf an erneuten Optimierungsdurchliufen, z.B. der Dead Code Elimination,
nach anderen Optimierungen.

Desweiteren stehen den Optimierungen auf unterster Ebene durch die Code Se-
lektion und Register Allokation gewonnene Informationen zur Verfiigung, die
auf hoherer Ebene nicht vorhanden sind. Diese Details kénnen bei der Entwick-
lung der Optimierungen beriicksichtigt werden.

Die durchgefithrten Messungen haben gezeigt, dafl sich auf Basis der GeLIR
Datenstruktur implementierte Optimierungen mit den bisher verwendeten und
seit Jahren gepflegten Optimierungen vergleichen lassen. Bestehende Optimie-
rungen werden nicht iibertroffen, aber es konnte klar gemacht werden, dafl mit
Hife der GeLIR weiteres Optimierungspotential ausgeschépft werden kann. Der
dazu notwendige Grundstock an gingigen Low-Level Optimierungen wurde fiir
die GeLIR umgesetzt und 148t sich zukiinftig bei Bedarf erweitern und verbes-
sern.

8.2 Mogliche Erweiterungen

Diese Diplomarbeit kann als Ausgangspunkt fiir weitere Untersuchungen ge-
nutzt werden. Dazu ergibt sich an mehreren Stellen der Bedarf an moglichen
Erweiterungen. Folgende Punkte sollen als Anregungen dienen, wo und warum
bestimmte Ansitze dieser Diplomarbeit erweitert werden konnen.

8.2.1 Der Konverter CFG2GeLIR

In seiner jetzigen Implementierung ist der Konverter auf ARM Architekturen
im Thumb Modus spezialisiert. Da der zugrundeliegende encc Compiler mo-
mentan erweitert wird, um auch effizienten Code fiir LEON CPUs zu erzeugen,
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kénnte auch der Konverter dahingehend modifiziert werden.

Zur Unterstiitzung des LEON miisste zum einen die Architekturbeschreibung
des LEON analog zur Vorgehensweise in Anhang A eingegeben werden und zum
anderen die eigentliche Konverterklasse CFG2GeLIR modifiziert werden.

Dazu sind hauptséchlich die Programmstellen anzupassen, an denen die Res-
sourcen der Zielarchitektur in die GeLIR Darstellung eingefiigt werden. Des-
weiteren miissen die moglichen Typen und Adressierungsarten der einzelnen
Assemblerbefehle berticksichtigt werden.

Architekturabhéngige Optimierungen fiir den LEON koénnten z.B. dessen
Branch Delay Slot ausnutzen.

8.2.2 Die Optimierungen

Die Optimierungen sind grofitenteils nach den beschriebenen Standardverfahren
implementiert worden. Die eigentliche Arbeitsgeschwindigkeit der Optimierun-
gen hatte keine Prioritéit, so dal in diesem Punkt mit Sicherheit nachgebessert
werden konnte.

Auflerdem gibt es oftmals verschiedene Verfahren und Ansétze eine bestimmte
Optimierung zu implementieren, so dafl u.U. bessere Ergebnisse erzielt werden
kénnen, wenn weitere Zeit in die Untersuchung der mdéglichen Optimierungs-
strategien gesteckt wird.

Zu den einzelnen Optimierungen wurden in den jeweiligen Kapiteln bereits Vor-
schlige gemacht, was beispielsweise an architekturspezifischen Besonderheiten
ausgenutzt werden kénnte. Einige Dinge davon sind auch bereits verwirklicht,
andere koénnten noch implementiert und verfeinert werden. Dazu ein kurzer
Uberblick iiber die méglichen Erweiterungen und vorhandenen Schwachstellen
der einzelnen Optimierungen:

e Constant Folding

Die jetzige Constant Folding Implementierung unterstiitzt aus den in Ka-
pitel 5.2 genannten Griinden keine Flielkommawerte. Das wurde bis jetzt
auch nicht benétigt, da die ARM Codegenerierung des encc Compilers
bis jetzt auch keine FlieBkommawerte unterstiitzt. Wenn die GeLIR Op-
timierung in anderen Compiler Backends eingesetzt wird, kann eine Flief3-
kommaunterstiitzung sinnvoll werden.

e Constant Propagation

Die Constant Propagation Optimierung kann dahingehend erweitert wer-
den, daf} unerreichbarer Code entdeckt und eliminiert wird, um den Kon-
trollflufigraph zu vereinfachen. Dazu miissten bedingte Spriinge identifi-
ziert werden, die immer den gleichen Sprungpfad wihlen. Dieses Verfahren
ist als Conditional Constant Propagation bekannt. Derzeit implementiert
ist das Verfahren Simple Constant Propagation.
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e Copy Propagation

Eingeschrinkt nutzbare Register des LEON und die hohen Register des
ARM, auf die nur mit bestimmten Befehlen zugegriffen werden kann,
konnen im architekturabhingigen Teil der Optimierung wie in Kapitel
5.4.1 beschrieben, beriicksichtigt werden.

e Dead Code Elimination

Momentan werden Maschinenoperationen, die iiber einen Pointer ange-
sprochen werden, von der Dead Code Elimination nicht weiter beriick-
sichtigt, und verbleiben md&glicherweise im Code, auch wenn diese iiber-
fliissig sind. Dazu kénnte analysiert werden, auf welche Speicherbereiche
die Pointer zeigen und anhand der Analyse entschieden werden, ob die
Pointerzugriffe dem ”Dead Code” zuzuordnen sind.

e Redundant Load Elimination

Die derzeitige Implementation verwendet im architekturabhingigen Mo-
dus die hohen Register des ARM Befehlssatzes fiir die temporire Zwi-
schenspeicherung von Werten und kann daher nicht beliebig viele redun-
dante Load-Befehle eliminieren, da sonst die Gefahr des Spillens besteht
und der Nutzen der Optimierung in Frage gestellt wird.

e Redundant Store Elimination

Die in Abschnitt 6.3.1 genannten Ideen kénnten zusitzlich implementiert
werden. Dazu z&hlt z.B. die Konvertierung des Schleifenepilogs in eine ei-
gene Schleife, wenn eine bestimmte Gréflenordnung iiberschritten worden
ist.

Je nach Einsatzzweck ist es sinnvoll auch noch weitere Optimierungen zu im-
plementieren, so kénnte z.B. der Branch Delay Slot des LEON Prozessors fiir
eine Optimierung verwendet werden.

8.2.3 Code Selektion/Register Allokation auf Basis der GeLIR

Zum Zeitpunkt, als diese Diplomarbeit geschrieben wurde, gab es keine Code
Selektion und Register Allokation, die auf den GeLIR Datenstrukturen arbei-
tet. Bei Optimierungen, die keine neuen Maschinenoperationen in den Code
einfiigen, wie es bei dem Grofiteil der hier behandelten Optimierungen der Fall
ist, ist dies kein echtes Problem. Sobald allerdings neuer Code eingefiigt wer-
den muf}, z.B. im Rahmen der Redundant Load Elimination im Schleifenprolog,
wire eine Code Selektion und Register Allokation auf GeLIR Basis wiinschens-
wert.

Die Generierung von Assemblercode war im Rahmen dieser Diplomarbeit noch
relativ einfach zu l6sen, da bereits eine Code Selektion und Registerallokation
vorangegangen waren und deren Informationen weiterverwendet werden konn-
te. Allerdings musste bei den Optimierungen darauf geachtet werden, dafl nicht
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beliebige neue Register eingefiigt werden kénnen.

Wenn zukiinftig Codeselektion und Registerallokation fUr den ARM auf Basis
der GeLIR exisitieren, wire ein Einstieg direkt von der LANCE2-IR in GeLIR
moglich. Dazu kann die bereits existierende Klasse lance2gelir verwendet wer-
den. Ausgehend von der abstrakten Darstellung des C Programms miissen dann
geeignete Ressourcen-Zuordnungen gefunden werden, um ausfithrbaren Code zu
erzeugen.
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Anhang A

Darstellung des ARM in
GeLIR

Bevor die IR Darstellung in geeigneter Weise in die GeLIR Darstellung
(hier mittels CFG2GeLIR) transformiert wird, miissen die Informationen fiir ei-
ne Zielarchitektur in die architekturspezifischen Datenstrukturen der GeLIR
iiberfiihrt werden.

Dieser Anhang stellt die notigen Schritte fiir die ARM Target Architekturan-
bindung an die GeLIR beispielhaft dar. Eine allgemeiner gefasste Einleitung zu
dem Thema gibt [FLWO1].

A.1  Ubersicht

Untenstehendes Beispiel ist ein Ausschnitt der wichtigsten Architekturmerk-
male aus der Target Implementierung fiir den ARM7TDMI Prozessor. Zuerst
werden die Maschineninstruktionstypen definiert, die zur besseren Ubersicht
unterteilt werden in Grundtypen, komplexe Typen (zusammengesetzte Typen)
und ARM-spezifische Typen.

Anschlieflend werden die Typen fiir fliichtige Ressourcen, Speicherressourcen,
Registerressourcen, Funktionseinheiten und Maschineninstruktionen definiert.
Letztere sind nach den Funktionseinheiten ALU, MUL (Multiplizierer) und BSH
(Barrel Shifter) gruppiert.

Eine Besonderheit in der GeLIR Darstellung stellen die fliichtigen Ressour-
cen dar. Folgendes Beispiel illustriert den Einsatz einer fliichtigen Ressource.
V4 =17 wird in der GeLIR Darstellung beispielsweise zu:

lir_53 := <const>17
\
V4 := cp(none lir_53)
Beispiel A.1.1 Flichtige Ressource
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Dabei wird die Konstante 17 iiber die fliichtige Ressource lir_53 in das virtuelle
Register V4 kopiert. Die fliichtigen Ressourcen dienen nur der Modellierung
und tauchen in der realen Programmdarstellung nicht auf.

IITIIIIIIELIIITI0I20010107171111111111711717
// types of machine instructions

IHTIIIIIEIIIITI002000000717111111111171717

enum LirTypeKEY

{
// basic types
LIR_TYPE_S = (LIR_TYPE_NO + 1), // short int
LIR_TYPE_I, // int
LIR_TYPE_L, // long int
LIR_TYPE_UC, // unsigned char int
LIR_TYPE_US, // unsigned short int
LIR_TYPE_UTI, // unsigned int
LIR_TYPE_UL, // unsigned long int

// complex types

LIR_FUN_TYPE_NONE, // no def, no nothing
LIR_FUN_TYPE_NONE_I, // no def = int
LIR_FUN_TYPE_I_I, // int = int
LIR_FUN_TYPE_I_I_I, // int = (int X int)
LIR_FUN_TYPE_I_I_I_I, // int = (int X int X int)
// ARM
LIR_TYPE_INT3, // 3-bit value
LIR_TYPE_INTS, // 5B-bit value
LIR_TYPE_INTS, // 6-bit value
LIR_TYPE_INT7, // T-bit value
LIR_TYPE_INTS, // 8-bit value
LIR_TYPE_INT10 // 10-bit value

};

III1I01000000107711017117111171711711111111117
// resources like register, function units

IIHTIIIIIEIITI710000071011717111111171111171

enum LirResourceKEY
{
// transitory (’fluechtige’) resources
TR_MUL = (LIR_RESOURCE_NO + 1), // register

TR_CONST_O, /70
TR_CONST_1, /71
TR_CONST_2, /7 2

TR_CONST_INT3,
TR_CONST_INTS,
TR_CONST_INTS6,
TR_CONST_INT7,
TR_CONST_INTS,
TR_CONST_INT10,

TR_CONST_C, // [-128, 127]
TR_CONST_S, // [-128, 127]
TR_CONST_I, // [-32768, 32767]
TR_ADDR, // [-32768, 32767]

// memory resource
RF_MEM,

// register ressources

RF_LO, // RO - R7 Lo registers

RF_HI, // R8 - R12 Hi registers

RF_SP, // Stack Pointer

RF_LR, // Link Register

RF_PC, // Program Counter

RF_CPSR, // Current Program Status Register
RF_SPSR, // Saved Process Status Register

// function unit ressources
FU_ALU,
FU_MUL,
FU_BSH
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HIIITIIIIIIIII LTI LTI LTI I LI I 11 I1101171071111717117171111117
//

// machine instructions

//

// use definition numbers greater than ABS_OP_DEF_NO in order to avoid
// overlapping ranges with abstract machine operations

IIITIIIIEIEIEI LTI I 0710770070007171177111111717111711111171111
enum LirOperationKEY
I111111171111171111111117

// ALU-Instructions
1111111717111111111111111

OP_NONE = (LIR_OPERATION_NO + 1),

OP_ALU_ADC, // Add with Carry

OP_ALU_ADD, // Add

OP_ALU_RETVOID, // return (void) for GeLIR modelling
OP_ALU_RETVAL, // return value for GeLIR modelling

I111117111111111111111117

// MUL-Instructions
1111111111111111111111117
0P_MUL_MUL, // Multiply

1111111717111111111111111

// BSH-Instructions

1111111717111111111111111

OP_BSH_ASR, // Arithmetic Shift Right

OP_BSH_ROR // Rotate Right
}

A.2 Target Initialisierung
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Uber die Methode InitTarget () aus der Klasse ARM_Target wird die Targetbe-
schreibung initialisiert, so daf§ z.B. die GeLIR Optimierungen darauf zugreifen

konnen.

Die Target Initialisierung lauft in vier Schritten ab:

1. Typspezifikation

2. Ressourcenspezifikation (Registersitze, Funktionseinheiten und Instruk-

tionstypen)

3. Spezifikation der Operationen

4. Einfiigen der Alternativen fiir abstrakte Maschinenoperationen

A.2.1 Typspezifikation

In diesem Abschnitt werden einfache und komplexe Typen fiir Variablen und
n-stellige Operationen spezifiziert. Eine genaue Funktions- und Parameter-
beschreibung kann der GeLIR Interface Dokumentation entnommen werden

[FLWO1].
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void ARM_Target::InsertTargetType(LirTypeKEY type_key,
LirType::TypeClass type_class,
unsigned int size, bool b, const string& type_name)
{..}r
LILIELLELLEIIEIIILIL L0000 00000000000010011117111117111111111111111111117
/111111111111 specification of all types /////////////11111111111111111]
I EIIIIT L0 E200000000000000011011110111171111111111111117
void ARM_Target::InsertTargetTypes()
{
// basic types

// 1-Byte Integer
InsertTargetType (LIR_TYPE_S, LirType::INT, 1, true, "type_s");

// 3-Bit Integer
InsertTargetType(LIR_TYPE_INTS, LirType::INT, 3, false, "type_ints");

// function types

// fun : int = int x int

InsertTargetType (LIR_FUN_TYPE_I_I_I, LirType::FUN, LIR_TYPE_I, bin_vec,
"type_i_i_i");

A.2.2 Ressourcenspezifikation

In diesem Abschnitt werden die Registerressourcen, Speicherressourcen und
Funktionseinheiten in die Targetbeschreibung eingefiigt. Bei der ARM Archi-
tekturbeschreibung reicht eine Speicherressource aus, da hier ein homogener,
linear organisierter Speicher abgebildet wird.

Instruktionstypen kénnten an dieser Stelle ebenfalls definiert werden. Davon
wird aber hier kein Gebrauch gemacht. Durch die Instruktionstypen kann in
der GeLIR Darstellung die mégliche Parallelausfithrung bestimmter Instruktio-
nen modelliert werden. Da der ARM Prozessor allerdings kein Instruction Level
Parallelism unterstiitzt, kann hier auf diese Funktionalitit verzichtet werden.

void ARM_Target::InssrtTargstResourca(KEY rs_class, LirResourceKEY rs_key,
LirResource: :ResourceClass res_class,
const string& rs_name, SIZE size, int low, int high,
LirTypeKEY type_key)

{..}

//

void ARM_Target::InsertTargetResources()
{
// insert memory resource into target
InsertTargetResource (RF_Rs, RF_MEM, mem, "Mem", 1, 70, 70, LIR_TYPE_I);

// insert register files into target
InssrtTargstRssource(RF_Rs, RF_RO, reg, "Reg_RO", 1, 71, 71, LIR_TYPE_I);

// insert tramsitory resources into target
InssrtTargstRssource(RF_Rs, TR_CONST_INT3, trans, "’const_int3’", 1, 5005,
5005, (LirTypeKEY) LIR_TYPE_NONE);

// insert function units into target
InsertTargetResource (FU_Rs, FU_ALU, none, "ALU", 1, 6000, 6000,
(LirTypeKEY) LIR_TYPE_NONE);
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A.2.3 Operationenspezifikation

Nachdem die Typen spezifiziert und die Ressourcen eingefiigt worden sind,
miissen die Operationen ebenfalls spezifiziert werden. Um die Ubersicht zu wah-
ren, wird hier beispielhaft eine Variationen des ADD Befehls dargestellt. Alle
anderen Operationen der Zielarchitektur werden analog eingefiigt.

Mit Hilfe der Operationenspezifikation lassen sich die verschiedenen
(Adressierungs)-Arten eines Befehls abbilden. Im Falle des ADD Befehls wiren
das z.B.:

ADD Rd, Rs, Rn

ADD Rd, Rs, #3bit_Imm
ADD Rd, Hs

ADD Hd, Rs

ADD Hd, Hs

ADD Rd, #8bit_Imm

ADD SP, #+/-7bit_Imm

void ARM_ALU::InsertAdd()

{
// fun : int = int x int x int
LirType* type = LirTarget::FindType (LIR_FUN_TYPE_I_I_I);
LirAlt* alt = new LirAlt();

// ADD Rd, Rs, Rn

// generate default alternatives

LirAltEntry* alt_entryl = new LirAltEntry(type->Arity());
alt_entryl -> InsertOperation(0P_ALU_ADD);

alt_entryl -> InsertFU(FU_ALU);

alt_entryl -> InsertIT(LIR_IT_NONE);

alt_entryl -> InsertDef(RF_LD);

alt_entryl -> InsertDef (TR_ADDR);

alt_entryl -> InsertArg(RF_LO, 1);

alt_entryl -> InsertArg(RF_LO, 2);

LirAltEntry* alt_entry2 = new LirAltEntry(type->Arity());
alt_entry2 -> InsertOperation(OP_ALU_ADD);

alt_entry2 -> InsertFU(FU_ALU);

alt_entry2 -> InsertIT(LIR_IT_NONE);

alt_entry2 -> InsertDef(RF_LD);

alt_entry2 -> InsertDef (TR_ADDR);

alt_entry2 -> InsertArg(RF_LD, 1);

alt_entry2 -> InsertArg(RF_LD, 2);

alt_entry2 -> SetSwappedArgs(true);

// insert alt_entries into alt

alt -> InsertAltEntry(alt_entryl);
alt -> InsertAltEntry(alt_entry2);

// insert operation into target
ARM_Target : :InsertTargetDperation([]P_ALU_ADD, "ADD", LIR_FUN_TYPE_I_I_I,
true, alt);

A.2.4 MO Alternativen

Abschlieflend werden die Alternativen fiir die abstrakten Maschinenoperationen
eingefiigt. Dabei wird in der Target Darstellung jeder abstrakten GeLIR Opera-
tion (z.B. vom Typ LIR_PLUS) eine (oder mehrere) alternative Operation(en)
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der Zielarchitekur zugeteilt (z.B. vom Typ OP_ALU_ADD). Auch hier wieder
aus Griinden der Ubersicht nur ein exemplarischer Ausschnitt am Beispiel der
Addition.

void ARM_AMD::InsertAlternative()
{
InsertAltLirMult();
InsertAltLirPlus();

InsertAltLirLd();
InsertAltLirSt();
T

//

void ARM_AMO::InsertAltLirPlus()

{
LirAlt* alt = LirTarget::FindDperation(OP_ALU_ADD)->A1t()->Copy();
LirTarget::FindOperation(LIR_PLUS)->SetAlt(alt);

A.2.5 GeLIR Darstellung

Abbildung 1.1 zeigt den ersten Basisblock von folgendem Beispielprogramm
in der GeLIR Darstellung nach der Target Initialisierung. Neben der reinen
Programmdarstellung sind die alternativen Ressourcen fiir jede MO erkennbar.

int main(void)

int a[80];
int b[64];
int c[64];
int i, lc;

for (i = 0; i < 80; i++) {
ali]l = 0;

¥

for (i = 0; i < 64; i++) {
bli] = i;
c[il = i;

}

for (lc = 0; 1lc < 64; lc++) {
allcl = bllc] + c[lcl;

}

¥

Beispiel A.2.1 Beispielprogramm
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[BE-0FG 0
Ops: E} £
FU: Rs:
ISP AT Rsi{ 1>
Def: <Rs:{ Reg SP }> Idx:{ SP }
I 2
= FU: (Rs:
Tir 74 = @ddo Ml qaif 1
Def: <Rs:{ ‘addr’ }>
Ops: { LDR }
FU: <Rs:{ ALU }>
— - IT: <Rs:{ it_none 1>
V20 := 1dQir 74 7 4 pef. (Re+f Reg LO 3> Idx:{ r4 }
Argl:Rs:{ ‘addr’ 1
Arg2 :Rs:{ Mem 1>
T 3
Ops: { ADD }
FU: <Rs:{ ALU 1>
IT: <Rs:{ it_none 1
Def: <Rs:{ Reg_SP }> Idx:{ SP }
Argl:<Rs:{ Reg_SP }> Idx:{ SP }
Arg2:<Rs:{ Reg L0 1> Idx:{ r4 }
T5

— FU: <Rs:{ 1>
T 16 = o007 ok 3

Ops :
FU:

76 = cplnone w,75)|4—é;;_

Argl:
Arg2:

rf_none }>
‘const_int8” }>

»
Reg_L0 }> Idx:{ r3 }

T 7

= FU: <Rs:{ }>
Tir_18 = consvB0je—| 71 Gt

Arg2:<Rs

Reg_CPSR }>
Reg L0 }> Idx:{ r3 }

‘const_int8” }>

NI B

i1 cnd:cpsr_goto LLLJ—|
D

: { BBE }

L ALU B>
«{ it_none }>
«{ rf_none }>

Argl:(Rs:{ Reg CPSR 1>

Abbildung 1.1: GeLIR Darstellung inkl. alternative Ressourcen
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Anhang B

Dokumentation der
Implementierungen

Dieser Anhang erldutert, welche Werkzeuge fiir eine lauffihige Arbeitsumge-
bung installiert werden miissen. AuBerdem werden die Anderungen und neuen
Implementierungen, die im Rahmen dieser Diplomarbeit entwickelt wurden, er-
kliart. Dazu ziahlen der Aufbau der Erweiterungen sowie die nétigen Grundlagen,
um den Konverter und die Optimierungen in eigenen Projekten einzusetzen.

B.1 Installation der Arbeitsumgebung

Eine lauffihige Arbeitsumgebung unter SunOS oder Linux setzt den encc Com-
piler, das Lance2 Frontend, die GeLIR und die GeLIR Utilities voraus. Als wei-
teres Werkzeug empfiehlt es sich, aiSee zur Visualisierung der Datenstrukturen
zu installieren.

Es bietet sich an, die einzelnen Tools in jeweils eigenstindigen Verzeichnissen zu
entpacken/installieren, die dann unter einem Projektverzeichnis zusammenge-
fasst werden. Eine typische Installation kdnnte etwa folgende Verzeichnisstruk-
tur aufweisen, wobei der Verzeichnisname des encc Compilers aus historischen

Griinden "ARM12CC” ist.

Im folgenden wird die Installation auf einem géngigen Unix System beschrieben.
Es wird vorausgesetzt, dafl das System als solches erwartungsgeméafl aufgesetzt
und mit den nétigen Standardtools (GCC, TCL, STL, etc.) versehen ist, so-
wie die am Lehrstuhl 12 entwickelten Softwarepakete ARM12CC, GELIR und
LANCE? bereitstehen.

Auf einem Linux System muf} die Umgebungsvariable export 0S=Linux und
auf einem SunOS System unter Solaris export 0S=Sun0S gesetzt sein, damit
die Makefiles korrekt ausgefithrt werden kénnen.

123
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Die folgenden Installationsanweisungen sind in dieser Form nur fiir Solaris Rech-
ner des Lehrstuhl 12 giiltig. Desweiteren mufl man zur Verwendung der Versi-
onsverwaltungssoftware ”cvs” Mitglied in der Gruppe ”lowpower” sein.

/Projects

I
|-- ARM12CC

:—— GELIR

|-- GELIR_ARM
|-- GELIR_UTIL
| -- LANCE2

|-- UTIL

\-- Tools

\-- aiSee

B.1.1 Installation des LANCE2 Frontends

Das LANCE?2 Frontend mit den beiden Befehlen module add armi2cc und
cvs checkout LANCE2 im Projektverzeichnis installieren und folgende Umge-
bungsvariablen setzen:

export LANCE2_R0O0T="/Projects/LANCE2

export LANCE2_LIB=$LANCE2_ROOT/LIB/$0S

export LANCE2_INCL=$LANCE2_ROOT/INCL

export LANCE2_CONFIG=$ARM12CC_ROOT/config.arm

Da die fiir den encc Compiler notwendigen LANCE2 Headerdateien und Bi-
bliotheken mittlerweile auch im encc Compiler Paket abgelegt werden, ist eine
manuelle Installation des LANCE2 Paketes nicht zwingend notwendig. Einzig
die Umgebungsvariablen miissen gesetzt werden.

B.1.2 Installation der GELIR Umgebung

Die GeLIR Klassenbibliothek wird mit den Kommandos module add GELIR
und cvs checkout GELIR im Projektverzeichnis installiert und mit dem Befehl



B.1. INSTALLATION DER ARBEITSUMGEBUNG 125

make iibersetzt.
Folgende Umgebungsvariablen werden fiir den Einsatz der GeLIR benétigt:

export GELIR_HOME="/Projects/GELIR
export GELIR_LIB=$GELIR_HOME/LIB/$0S
export GELIR_INCL=$GELIR_HOME/INCL

Eine Dokumentation zur GeLIR kann optional mit make gelir_doc erzeugt
werden.

Die GeLIR Klassenbibliothek dient als Grundlage fiir die Optimierungen und
stellt die notigen Datenstrukturen zur Darstellung eines Programms in einer
Low-Level IR bereit. Details finden sich in Kapitel 3.4.

B.1.3 Installation der GELIR_UTIL Erweiterung

Voraussetzung: GeLIR

Um die GeLIR Utilities zu installieren, miissen die Kommandos
module add GELIR und cvs checkout GELIR_UTIL im Projektverzeich-
nis ausgefithrt werden und die Quellcodes anschliefend mit make iibersetzt
werden.

Folgende Umgebungsvariable muf} gesetzt sein:

export GELIR_UTIL_HOME="~/Projects/GELIR_UTIL

Die GeLIR Utilities beinhalten Tools, die auf der GeLIR arbeiten. Dazu zéihlen
beispielsweise die GeLIR Optimierungen oder der GeLIR Simulator.

B.1.4 Installation der GELIR_ARM Erweiterung

Voraussetzungen: GeLIR, GELIR_UTIL, LANCE2 und UTIL

Die ARM Erweiterung zur GeLIR wird mit module add arml2cc und anschlie-
endem cvs checkout GELIR_ARM im Projektverzeichnis installiert und wird
fiir den encc Compiler mit GeLIR Unterstiitzung benétigt.

Folgende Umgebungsvariable muf} gesetzt sein:

export GELIR_ARM_HOME="/Projects/GELIR_ARM
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Durch die GeLIR ARM Erweiterung kann die interne Datenstruktur des encc
Compilers in eine GeLIR Datenstruktur iibertragen werden, damit die GeLIR
Optimierungen auch fiir den encc Compiler zur Verfiigung stehen. Fiir weitere
Details zu der ARM Erweiterung siehe Kapitel 3.6

B.1.5 Installation des UTIL Pakets

Voraussetzungen: keine

Das UTIL Paket wird mit den Kommandos module add GELIR und
cvs checkout UTIL im Projektverzeichnis installiert.

Folgende Umgebungsvariable muf} gesetzt sein:
export UTIL_HOME="/Projects/UTIL

Im UTIL Paket sind einige Erweiterungen zu finden, die auch unabhéngig von
der GeLIR genutzt werden konnen, z.B. Grundroutienen fiir eine Delta Array
Datenfluflanalyse, deren Funktionalitdt in die GeLIR Optimierungen RSE und
RLE eingeflossen ist.

Die hier vorliegende Delta-Array-Datenfluffanalyse kann mittels Templateklas-
sen auf beliebigen Datenstrukturen operieren, z.B. der GeLIR. Sie muf} vor der
Benutzung lediglich in geeigneter Weise initialisiert werden. Details dazu finden
sich in [MHO1].

B.1.6 Installation des encc Compilers

Voraussetzungen: LANCE2
Optional: GELIR, GELIR_ARM und GELIR_UTIL (fiir GeLIR Unterstiitzung und
Low-Level Optimierungen)

Ublicherweise kann der Compiler mit den beiden Kommandos
module add armi2cc und cvs checkout ARM12CC im Projektverzeichnis
installiert werden. Mit make gelir wird er inkl. GeLIR Unterstiitzung
iibersetzt bzw. nur mit make ohne GeLIR Unterstiitzung.

Im ARM12CC Verzeichnis befindet sich der ence Compiler. Uber das TCL-Skript
encc aus dem ARM12CC/BIN Verzeichnis 148t sich eine GUI fiir den Compiler
aufrufen.

Damit der Compiler funktioniert, miissen folgende Umgebungsvariablen gesetzt
werden:

export ARM12CC_ROOT="/Projects/ARM12CC
export PATH=$PATH:$ARM12CC_ROOT/BIN/$0S:$ARM12CC_ROOT/BIN
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Der encc Compiler ist die Hauptanwendung. Er dient der Codeerzeugung fiir
ARM- und LEON-Systeme. Details zum Compiler finden sich in Kapitel 3.4.3.

Wird der ence Compiler mittels make gelir iibersetzt, werden rekursiv alle
anderen Makefiles aufgerufen, so daf§ das komplette System iibersetzt wird.

B.2 Der Konverter CFG2GeLIR

Dieser Abschnitt soll dem Anwender des CFG2GeLIR Konvertes einen Uberblick
iiber die enthaltenen Dateien und deren Einsatz vermitteln.

Folgende Dateien gehoren zum Konverter CFG2GeLIR:

I
I
I
I
(.
I
(.
I
(.
I
(.
(.
I
(.
I
(.
I\
I
I
I
I
I
I
I
I
I
I
I

-- GELIR_ARM

| -- INCL

CFG2GeLIR.h

alu_arm.h
amo_arm.h
bsh_arm.h
defs_arm.h
isa_arm.h
mul_arm.h
target_arm.h

CFG2GeLIR.cpp

alu_arm.cpp
amo_arm. cpp
bsh_arm.cpp
isa_arm.cpp
mul_arm.cpp
target_arm.cpp

/*

/*
/*
/*
/*
/*
/*
/*
/*
/*

/*
/*
/*
/*
/*
/*
/*
/*

Konverter CFG2GeLIR - Header Datei

Architekturbeschreibung des ARM7TDMI
Headerdateien:

ALU

Alternativen fir abstrakte MOs
Barrel Shifter

Typen Definitionen

Hilfsfunktionen

Multiplizierer

Hauptklasse

Konverter CFG2GeLIR C++ Datei */

Architekturbeschreibung des ARM7TDMI
C++ Dateien:

ALU

Alternativen fir abstrakte MOs
Barrel Shifter

Hilfsfunktionen

Multiplizierer

Hauptklasse

*/

*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/

*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
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Die Datei CFG2GeLIR.h muf} eingebunden werden, wenn der Konverter benutzt
werden soll. StandardméifBig ist diese Datei in der Datei cselect.h des en-
cc Compilers eingebunden, wenn dieser mit der Option make gelir iibersetzt
worden ist, und wird dort nach der Code Selektion und Register Allokation
aufgerufen.

Die Klasse CCFG2GeLIR stellt nach auflen hin folgende Funktionen zur
Verfiigung:

class CCFG2GeLIR
{
public:
CCFG2GeLIR(FCGraph* pFunCallGraph, SymTable* pGlobalSymTable,
IntermediateRepresentation* pLance2IR);

LirGeLIR* GetGeLIR();
}

Der Konstruktor CCFG2GeLIR wird mit dem encc Function Call Graph, der
globalen encc Symboltabelle und der LANCE2 IR als Parameter aufgerufen
und konvertiert die encc Datenstrukturen in das GeLIR Format. Diese GeLIR
Darstellung 148t sich mit der Funktion GetGeLIR() als Zeiger auf ein LirGeLIR
Objekt zur weiteren Verarbeitung zuriickgeben.

Die restlichen .h und .cpp Dateien beinhalten die Architekturbeschreibung des
ARM. Sie werden automatisch vom Konverter benutzt und brauchen nicht se-
perat eingebunden zu werden. In ihnen ist das Mapping encc — abstrakte Ope-
rationen — Target Operationen (inkl. ARM Ressourcen) implementiert. Details
dazu finden sich in Kapitel 2.3.4.
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B.3 Die Optimierungen

B.3.1

Ubersicht
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Die GeLIR Optimierungen befinden sich im GELIR_UTIL Verzeichnis:

|-- GELIR_UTIL

GeLIR_ConstantFolding.h

/*

GeLIR_ConstantPropagation.h /*

GeLIR_CopyPropagation.h

/*

GeLIR_DeadCodeElimination.h /*

GeLIR_DeltaAnalysis.h
GeLIR_Opt.h
GeLIR_RLE.h
GeLIR_RSE.h

GeLIR_ConstantFolding.cpp

/*
/*
/*
/*

/*

/*

Header Dateien:

Constant Folding

Constant Propagation

Copy Propagation

Dead Code Elimination

Delta Array Analyse Init.
Hauptklasse

Redundant Load Elimination
Redundant Store Elimination

C++ Dateien:

Constant Folding

GeLIR_ConstantPropagation.cpp/* Constant Propagation

GeLIR_CopyPropagation.cpp
GeLIR_DeadCodeElimination.
GeLIR_DeltaAnalysis.cpp
GeLIR_Opt.cpp
GeLIR_RLE.cpp
GeLIR_RSE. cpp

/*

Copy Propagation

cpp/* Dead Code Elimination

/*
/*
/*
/*

B.3.2 Einbindung aller Optimierungen

Delta Array Analyse Init.
Hauptklasse

Redundant Load Elimination
Redundant Store Elimination

Es bietet sich an, die Optimierungen iiber die Hauptklasse CGeLIR_Opt zu inte-
grieren, da diese dann iiber die Konfigurationsdatei gelir_config.arm bzw.
gelir_config.leon konfiguriert und gezielt ein- und ausgeschaltet werden
kénnen. Die aktivierten Optimierungen werden dabei in einer sinnvollen Rei-
henfolge so lange aufgerufen, bis das Optimierungspotential ausgeschopft ist.

*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/

*/

*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
*/
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Abbildung 2.1: Aufrufstrategie der Optimierungen

Bei der Aufrufreihenfolge der Optimierungen wird die in Abbildung 2.1 darge-
legte Strategie verfolgt. Jede Optimierung fiir sich wird so lange durchgefiihrt,
bis keine Anderung der GeLIR Darstellung durch die entsprechende Optimie-
rung mehr moglich ist und es wird dann zur nichsten Optimierung gesprungen.
Das wird in der Abbildung 2.1 durch die dickeren, senkrechten Pfeile symboli-

siert.

Konnte der Code durch die Constant Propagation optimiert werden, werden
unabhéngig von der weiteren Aufruffolge ebenfalls Constant Folding und Dead
Code Elimination zum (evtl.) erneuten Aufruf vorgemerkt. Dies ist sinnvoll, da
durch die Constant Propagation eingesetzte Konstanten u.U. durch ein Con-
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stant Folding zusammengefasst werden konnen. Der Aufruf der Dead Code Eli-
mination dient dem Léschen von Zuweisungen, die duch die Constant Propaga-
tion iiberfiissig geworden sind.

Nach erfolgreichem Constant Folding wird die Optimierung Constant Propaga-
tion zum erneuten Start vorgemerkt, da aus dem Zusammenfalten von Glei-
chungen neue Konstanten hervorgegangen sein konnten, die mittels Copy Pro-
pagation an geeigneter Stelle eingesetzt werden kdnnen.

Da sich nach durchgefiihrter Copy Propagation nicht mehr benétigter Code
ansammeln kann, wird im Erfolgsfall der Start der Dead Code Elimination neu
angestoflen.

Nach der Dead Code Elimination, wird aus o.g. Griinden ebenfalls ein erneuter
Aufruf der Constant- und Copy Propagation eingeleitet.

Redundant Store Elimination und Redundant Load Elimination 16sen im Er-
folgsfall erneut einen Aufruf der Copy Propagation mit anschlieBender Dead
Code Elimination aus, um iiberfliissige Operationen, die z.B. zu einer Adressbe-
rechnung eines Arrayzugriffs gehort haben, zu eleminieren.

Das Verfahren bricht ab, wenn keine der Optimierungen neue Anderungen an
der GeLIR Darstellung mehr vornimmt und achtet darauf, dafl sich die Opti-
mierungen nicht endlos aufrufen.

Fir die Nutzung der Optimierungen mufl lediglich die Header Datei
GeLIR_Opt.h eingebunden und die einzige Zugriffsfunktion der Klasse

void CGeLIR_Opt::0ptimize(LirGeLIR* pGeLIR, string strIRFileName="")

an geeigneter Stelle aufgerufen werden. StandardméfBig wird Optimize in der
jetzigen Implementierung innerhalb der CFG2GeLIR Klasse nach Erzeugung der
GeLIR Datenstruktur aufgerufen.

Im Prinzip kann die Klasse an jeder Stelle aufgerufen werden, an der die GeLIR
Datenstruktur zur Verfiigung steht, da diese als einzig zwingender Parameter
iibergeben werden mufl. Optional kann zusétzlich noch der Dateiname der Ge-
LIR Darstellung zugrundeliegenden .IR Datei mit {ibergeben werden, um daraus
die notigen Dateien fiir den GeLIR Simulator zu erzeugen. Fehlt dieser Para-
meter, so werden keine Dateien fiir den Simulator geschrieben.

Durch das optionale Anlegen der Simulationsdateien unmittelbar nach der Op-
timierung, kénnen die Auswirkungen der Optimierungen bei Bedarf mit Hilfe
des Gelir Simulators getestet werden. Diese Funktionalitit ist bei den Opti-
mierungen nicht notwendig und daher standardmiflig abgeschaltet, wurde aber
wéhrend der Implementierung zu Testzwecken verwendet und in der Implemen-
tierung belassen.
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B.3.3 Konfigurationsdatei

Die Konfigurationsdatei zu den Optimierungen befindet sich im GELIR/CONFIG/
Verzeichnis. Die Einstellungen sind optional. Fehlt die Konfiguratiosdatei, so
werden sinnvolle Voreinstellungen verwendet. Die Konfigurationsdatei hat fol-
genden Aufbau (Auszug der fiir die Optimierungen relevanten Optionen):

## Configuration section for low-level GeLIR optimizations (general) ##

# Syntax: option = on|off

# Write log file geliropt.log
GeLIR_Opt_LogFile = on

# Write AISee .gdl files before and after optimizations
GeLIR_Opt_WriteAISee = on

# Write Gelir Simulator files after optimizations
GeLIR_Create_Sim_Files = off

# Directory for .log, .gdl and gelirsim files
# Empty equals current directory
GeLIR_Opt_Output_Dir =

# Display more details while running optimizations
GeLIR_DOpt_Verbose = on

# Dead Code Elimination
GeLIR_Opt_DCE = on

# Constant Folding
GeLIR_Opt_ConstFold = on

# Constant Propagation
GeLIR_Opt_ConstProp = on

# Copy Propagation
GeLIR_Opt_CopyProp = on

# Redundant Store Elimination
GeLIR_DOpt_RSE = on

# Redundant Load Elimination
GeLIR_Opt_RLE = on

# Use CPU specific optimization enhancements
GeLIR_CPU_Specific = off

Der Syntax ist selbsterkldrend. Die Optionen werden mit dem Parameter on ein-
geschaltet und mit of f abgeschaltet. Eine Ausnahme bildet lediglich die Option
GeLIR_Opt_Output_Dir. Hier kann optional ein Verzeichnisname in Unix No-
tation angegeben werden, wenn die ausgegebenen Dateien nicht im aktuellen
Verzeichnis abgelegt werden sollen.

Die Optimierungen arbeiten in ihrer Grundeinstellung vollig architekturun-
abhéngig. Mit der letztgenannten Option GeLIR_CPU_Specific konnen aller-
dings architekturspezifische Erweiterungen aktiviert werden. Derzeit sind diese
Erweiterungen fiir die Optimierungen Constant Folding und Constant Propa-
gation implementiert und durch folgende Optionen in der Konfigurationsdatei
(am Beispiel ARM) steuerbar:
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## Configuration section for GeLIR Constant Propagation ##

# Max immeditate bit size of LIR_COPY operation, set 0 to ignore
GeLIR_COPY_IMMEDIATE = 8

# Max immeditate bit size of LIR_PLUS operation, set 0 to ignore
GeLIR_PLUS_IMMEDIATE = 3

# Max immeditate bit size of LIR_UNARY_PLUS operation, set 0 to ignore
GeLIR_UNARY_PLUS_IMMEDIATE = 8

# Max immeditate bit size of LIR_MINUS operation, set O to ignore
GeLIR_MINUS_IMMEDIATE = 3

# Max immeditate bit size of LIR_UNARY_MINUS operation, set 0 to ignore
GeLIR_UNARY_MINUS_IMMEDIATE = 8

# Max immeditate bit size of LIR_CMP operation, set O to ignore
GeLIR_CMP_IMMEDIATE = 8

# Max immeditate bit size of LIR_SHL operation, set O to ignore
GeLIR_SHL_IMMEDIATE = 5

# Max immeditate bit size of LIR_SHR operation, set O to ignore
GeLIR_SHR_IMMEDIATE = 5

# Max immeditate bit size of LIR_LD operation, set O to ignore
GeLIR_LD_IMMEDIATE = 7

# Max immeditate bit size of LIR_ST operation, set O to ignore
GeLIR_ST_IMMEDIATE = 7

Mit Hilfe der Optionen kann die maximale Grofle als Bitanzahl fiir die einzel-
nen Operationsklassen festgelegt werden. GeLIR_COPY_IMMEDIATE = 8 bedeu-
tet z.B., dal nur Konstanten in eine COPY Operation propagiert werden, wenn
die Grofle der Konstanten < 8 Bit betrégt.

Wird als Grofle 0 angegeben, so wird die entsprechende Schranke ignoriert.
Im oben gezeigten Auszug der Konfigurationsdatei sind die maximal zuléssigen
Obergrenzen der Immediate Werte fiir die ARM Architektur festgelegt. Wenn
groflere Konstanten eingesetzt wiirden, konnten diese Befehle nicht direkt auf
einen ARM Assembler Befehl abgebildet werden. Die Code Selektion wiirde
diese "grofilen” Konstanten dann wieder unter Verwendung zusétzlicher Befehle
aufteilen und der Geschwindigkeitsvorteil durch die Optimierung wére hinfillig.

## Configuration section for GeLIR Constant Folding ##

# Max. number of inserted statements for CPU specific constant folding
# to avoid LDR. Set to zero to ignore.
GeLIR_CPU_ConstFoldDepth = 3

Beim Constant Folding kann es passieren, dafl die gefaltete Konstante zu grofl
ist um als Immediate Wert im entsprechenden Assemberbefehl der Zielarchi-
tektur dargestellt zu werden. Soll z.B. der Wert 255 in das Register VO kopiert
werden, kann dies im ARM Thumb Modus durch ein simplen MOV VO, 255 Be-
fehl erreicht werden. Bei gréfleren Werten muf} allerdings auf einen LDR Befehl
zuriickgegriffen werden, der zusétzliche teure Speicherzugriffe benttigt.

Der architekturabhiingige Teil des Constant Folding versucht die teureren LDR
Befehle durch giinstigere Befehle (im Sinne des Resourcenverbrauchs) zu erset-
zen. So wird beispielsweise der LDR Befehl durch einen MOV Befehl mit anschlie-
Bender arithmetischer Opertion(en) ersetzt um das gleiche Ergebnis zu erhalten.
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Mit der Option GeLIR_CPU_ConstFoldDepth kann die maximale Anzahl der Be-
fehle festgelegt werden, die an Stelle des LDR Befehls eingesetzt werden diirfen.
Im o.g. Beispiel wird ein LDR Befehl durch maximal drei ”preiswertere” Befehle
ersetzt. Kann der Befehl nicht durch maximal drei andere Befehle dargestellt
werden, so wird das Constant Folding fiir diesen Befehl nicht durchgefiihrt.
Mit dieser optionalen Begrenzung kann eine sinnvole Obergrenze fiir die jewei-
lige Zielarchitektur angegeben werden, da es sinnlos ist ein LDR Befehl durch zu
viele andere Befehle zu ersetzen, die den Geschwindigkeitsvorteil wiederum zu
nichte machen.

Diese Funktionalitiat des Constant Folding ist beispielhaft fiir einige Fille im-
plementiert und kann problemlos erweitert werden.

B.3.4 Einbindung einzelner Optimierungen

Die einzelnen Optimierungen konnen alle unabhingig von der Klasse
CGeLIR_Opt auf GeLIR Datenstrukturen angewendet werden. Die passenden
Parameter aus der Konfigurationsdatei werden weiterhin ausgewertet.

Es muf} nur die zur jeweiligen Optimierung passende Header Datei eingebun-
den werden und die statische Optimize Funktion der entsprechenden Klasse
aufgerufen werden.

Die Optimize Funktionen kénnen folgende Parameter haben:

Parameter Aktion

LirGeLIR* pGeLIR | Giiltige LirGeLIR Datenstruktur

LirFun* pGeLIRFun | LirFun Objekt. Wenn dieser Parameter vorhanden ist, kann
die entsprechende Optimierung direkt fiir eine bestimmte
Funktion ausgefiihrt werden.

LirBB* pLIRBB LirBB Objekt. Analog zum LirFun Objekt, wird die
Optimierung auf dem angegeben Basisblock durchgefiihrt.
bool bWriteLogFile Optionales Anlegen eines Log Files mit Informationen iiber
den Optimierungsverlauf. Standardméfig abgeschaltet.

bool bShowMessages | Optional werden Meldungen {iber den Optimierungsfortschritt
auf der Standard Output Konsole ausgegeben. Standardméfig
eingeschaltet.

bool bCPUSpecific Architekturabhingige Erweiterungen fiir die jeweilige
Optimierung einschalten. Standardméifig abgeschaltet.

Tabelle B.1: Funktionsparameter der Optimierungen

Mittels Klassenname: : Optimize (. . .) werden die entsprechenden Optimierun-
gen gestartet. Ein Constant Folding Durchlauf {iber die gesamte GeLIR Daten-
struktur, wiirde beispielsweise wie folgt aufgerufen:

CGeLIRConstantFolding: :Optimize (pGeLIR)
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In der Regel bieten die Zugriffsfunktionen der Optimierungsklassen die M6glich-
keit, auch einzelne Funktionen oder Basisblocke gezielt zu optimieren. Das ist
sinnvoll, wenn man z.B. bewuf}t nur einen Basisblock modifiziert hat und eben
diesen optimieren mochte.

Alle Optimierungen geben einen Boolean Wert zuriick. Ist dieser 1, so konnte
die entsprechende Optimierung den GeLIR Code modifizieren. Bei der Riick-
gabe einer 0 konnte nichts optimiert werden.

Fiir weitere Details zum Aufrufen der Optimierungen empfiehlt sich ein Blick
in die entsprechenden Header Dateien.
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Anhang C

Programmierrichtlinien

Um den Programmcode der Implementierungen iibersichtlich und lesbarer zu
gestalten, wurden neben den obligatorischen Kommentaren die im Folgenden
erlduterten Programmierrichtlinien angewendet, die sich nach der ungarischen
Notation richten.

e Eindeutige Typendefinitionen

Prefix | Typ

T Typen

C Klassen

E Enumeration

Tabelle C.1: Typendefinitionen

Klassen werden durch ein dem Namen vorangestelltes C gekennzeichnet,
z.B. class CGeLIR_Opt.

e Variablenlokalitit

Prefix Typ

m_ Member Variable einer Klasse
g- Globale Variable

ohne Prefix | Lokale Variablen in Funktionen

Tabelle C.2: Variablenlokalitit

Globale Variablen innerhalb einer Klasse, sog. Member Varia-
blen, werden z.B. durch ein vorangestelltes m_ gekennzeichnet, z.B.
LirFun* m_pGeLIRFun.

e Variablentypen

Im o.g. Beispiel LirFun* m_pGeLIRFun wurde demnach ein p vorange-
stellt, da es sich um einen Zeiger auf ein LirFun Objekt handelt.

137
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Prefix | Typ
b Boolean
p Pointer
¢ Konstante Variable
f Float
d Double Float
i Integer
ui Unsigned Integer
1 Long Integer
ul Unsigned Long Integer
sz String Zero Terminated
str String Klasse
it Iterator

Tabelle C.3: Variablentypen

e Debugcode
Debugausgaben sind in entsprechende Debug Makros eingebettet und
konnen iiber eine Konfigurationsdatei gezielt fiir die jeweiligen Funktionen
ein- und ausgeschaltet werden.

e Eindeutige Sprachbezeichnung
Variablennamen und Kommentare wurden ausschlieflich in englischer
Sprache verfasst.

e Gleichméfige Einriickung

Jede weitere Verschachtelungstiefe wurde jeweils durch zwei Leerzeichen
eingeriickt.
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