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Zusammenfassung

Bei der Grundblockanordnung miissen die Grundblocke eines Programmes, fiir dessen
Ubersetzung in die Maschinensprache, in eine schnell und effizient ausfithrbare
Reihenfolge gebracht werden. Diese Arbeit stellt einen Ansatz zur Verbesserung
der Grundblockanordnung in libFIRM vor. Im Gegensatz zu klassischen Ansétzen
bezieht dieser nicht nur die Anzahl der Fall-throughs, sondern auch alle weiteren
Spriinge des Programmes mit ein. Im Vergleich zur bisherigen Implementierung
der Grundblockanordnung in libF1RM, erzeugt der in dieser Arbeit implementierte
Ansatz bis zu 7,6 % schnellere Programme.

With basic block ordering, the basic blocks of a program must be brought into a
fast and efficiently executable sequence, to allow for its translation into machine
language. This thesis presents a approach for improving the basic block ordering
of libF1rRM. Contrary to classical approaches not only the number of fall-throughs,
but also all other jumps of the program are considered. Compared to the existing
implementation of basic block ordering in libF1RM, the approach implemented in
this thesis generates up to 7.6 % faster programs.
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1 Einfihrung

Seit ihrer Entstehung in den 1940er Jahren haben Computer Einzug in unsere Welt
gehalten. Mit den Jahren gewannen sie stetig an Bedeutung. Es gibt heutzutage
kaum noch einen Lebensbereich, der nicht direkt oder zumindest indirekt von ihnen
abhangig ist. Hand in Hand mit ihrer wachsenden Verbreitung, stiegen allerdings
auch die Anforderungen an Leistungsfihigkeit und Effizienz der Computer. Dies
fithrte tiber die Jahre zu enormen Fortschritten in der Computertechnik. Mit je-
der Generation von Prozessoren wurden diese schneller, effizienter und somit auch
komplexer. Moderne Prozessoren sind daher mittlerweile so komplex, dass es sehr
schwierig ist, effiziente Programme fiir sie zu schreiben. Deshalb ist es heute iiblich,
Programme nicht mehr in der Maschinensprache des Prozessors selbst, sondern in
einer einfacheren Hochsprache, zu formulieren. Damit diese Programme von einem
Prozessor ausgefithrt werden kénnen, ist eine Ubersetzung in die Maschinensprache
des Prozessors notwendig. Diese Ubersetzung wird in der Regel durch ein Com-
puterprogramm iibernommen, den sogenannten ,Compiler”. Dessen Aufgabe, die
Abbildung von Hochsprachen-Programmen auf die komplexe und doch beschrankt
ausdrucksfahige Maschinensprache, ist schwierig. In vielen Féllen beinhaltet sie
sogar besonders komplexe Teilprobleme aus einer Klasse von Problemen, die als
NP-vollstédndig bezeichnet werden. So hat beispielsweise die Reihenfolge, in der die
einzelnen Maschinensprachenbefehle in einem Programm stehen, Auswirkungen auf
Geschwindigkeit und Effizienz, mit der das Programm durch den Prozessor ausge-
fiihrt werden kann. Fiir die Ubersetzung zerteilen viele Compiler das iibersetzte
Programm in kleinere Abschnitte, welche als Grundblécke bezeichnet werden. Diese
konnen, in gewissem Umfang, getrennt voneinander iibersetzt werden und finden sich
auch in der Ubersetzung - dem Maschinensprachenprogramm - wieder. Wie diese
Grundblécke im erzeugten Programm angeordnet sind, ist fiir die Funktionalitiat des
Programmes unbeachtlich. Mafgeblich ist diese Anordnung jedoch fiir die Effizienz
mit der das Programm durch den Prozessor ausgefithrt werden kann. Hierfiir sind
die Programmspriinge, welche den korrekten Ablauf des Programmes zwischen den
einzelnen Grundblocken gewéahrleisten, verantwortlich. Diese konnen die Ausfiih-
rungsgeschwindigkeit des Programmes beeintrachtigen, falls sie nicht vorhergesehen
werden kénnen, oder zu weit entfernten Grundblécken springen. Denn in diesen Féllen
bendtigt der Prozessor Zeit, um erneut seine volle Geschwindigkeit zu erreichen,
oder zu warten bis der angesprungene Programmteil aus dem langsamen Speicher
geladen wurde. Daher ist es fiir das effiziente Anordnen der Grundblécke essenziell
die Spriinge zwischen diesen genauer zu betrachten. Ziel dieser Arbeit ist es, sich



mit dem Finden jener Grundblockanordnungen zu beschéaftigen, die eine moglichst
effiziente Ausfithrung durch Prozessoren erlauben.

libF1IRM ist eine am Karlsruher Institut fiir Technologie entwickelte Programmbiblio-
thek, zum Schreiben von Compilern. Sie stellt Funktionalitdten bereit, die von vielen
Compilern benotigt werden. Unter anderem enthélt sie auch einen Algorithmus zum
Finden von Grundblockanordnungen. Da dieser bislang recht simpel ist, besteht an
dieser Stelle offenbar noch Optimierungspotential. In dieser Arbeit wird versucht,
dieses Optimierungspotential zu nutzen und die Grundblockanordnung in libF'1IRM zu
verbessern. Hierfiir wird ein neuer Algorithmus, aus dem Gebiet der ,,Profile-guided
Optimizations®, vorgeschlagen und in libFIRM implementiert.

In Kapitel 2 werden die, zum Verstandnis dieser Arbeit notigen, Grundlagen er-
lautert und sich mit verwandten Arbeiten zu diesem Thema auseinandergesetzt.
Des Weiteren wird das Problem der Grundblockanordnung motiviert und genauer
betrachtet. Kapitel 3 stellt den im Rahmen dieser Arbeit implementierten Ansatz zur
Optimierung der Grundblockanordnung vor. Zunachst wird dabei auf die bisherige
Implementierung eingegangen, um im Anschluss den neuen Ansatz zu motivieren
und erkldaren. Abschliefend wird dessen Implementierung beschrieben. Daraufhin
wird der implementierte Ansatz in Kapitel 4 evaluiert, indem zum einen untersucht
wird, welche Auswirkungen der neue Algorithmus auf die Performanz kompilierter
Programme hat und zum anderen die Auswirkungen auf die libFirm-Bibliothek
analysiert werden. In einem Schlussfazit wird in Kapitel 5 die Frage geklart, ob sich
die Implementierung des, eigentlich nicht fiir den Einsatz in Compilern konzipierten,
Algorithmus gelohnt hat.



2 Grundlagen und Verwandte
Arbeiten

Dieses Kapitel fiihrt in die zum Verstédndnis dieser Arbeit nétigen Grundlagen ein.
Behandelt werden unter anderem Compiler, Kontrollflussgraphen und die Programm-
bibliothek libF1RM. Auflerdem wird das Problem der Grundblockanordnung motiviert
und auf verwandte Arbeiten eingegangen. Die ersten beiden Abschnitte orientieren
sich dabei an den Erlduterungen [1] von Cooper und Torczon.

2.1 Compiler

Ein Compiler ist ein Computerprogramm, welches Programme von einer Quellsprache
in eine Zielsprache iibersetzt. Typische Quellsprachen sind zum Beispiel C, C++
und Java. Die Zielsprache ist klassischerweise der Befehlssatz eines bestimmten
Prozessors.

Moderne optimierende Compiler bestehen in der Regel aus drei Komponenten:
Front-End, Middle-End und Back-End. Das Front-End legt den Fokus auf das
Einlesen und Verstehen des Quellprogrammes. Dariiber hinaus iibersetzt es das
Programm in eine Zwischenreprasentation (ZR), die zur weiteren Verarbeitung
des Programmes innerhalb des Compilers dient. Das Middle- End, auch Optimierer
genannt, transformiert die vom Front-End erzeugte ZR und gibt eine semantisch
aquivalente ZR an das Back-End weiter. Mittels verschiedener Transformationen
wird dabei versucht, das Programm zu vereinfachen, zu verkleinern, zu beschleunigen
oder anderweitig zu verbessern. Zuletzt ibernimmt das Back-End die Abbildung der
optimierten ZR auf die Zielsprache.

Quellprogramm 7R o 7R Zielprogramm
Front-End Optimierer Back-End >

Compiler

Abbildung 2.1: Aufbau eines optimierenden Compilers. [1]



2.2. KONTROLLFLUSSGRAPHEN

Abhéngig von den gewéhlten Quell- und Zielsprachen, sowie den speziellen Transfor-
mationen, die ein Compiler anwendet, wird eine Vielzahl verschiedener ZR eingesetzt.
Beispielsweise werden oft Baume zur Repréasentation der grammatikalischen Struk-
tur des Quellprogrammes genutzt. Deren unflexible Struktur erschwert allerdings
die Darstellung anderer Eigenschaften der Programme. Deshalb werden oft weitere
allgemeinere Graphen als ZR genutzt. Ein solcher Graph wird in Abschnitt 2.2 ndher
betrachtet.

2.2 Kontrollflussgraphen

In der Regel besitzen Programme keinen linearen Kontrollfluss. Das bedeutet, sie
bestehen nicht blof aus einer Folge von Instruktionen, die linear abgearbeitet werden
kann. Stattdessen enthalten Programme alternative Ausfithrungsstréange, Schleifen
und Spriinge und weisen daher gerade einen nichtlinearen Kontrollfluss auf. In
Compilern wird der Kontrollfluss eines Programmes haufig durch Kontrollflussgraphen
dargestellt.

Ein Grundblock stellt die einfachste Einheit des Kontrollflusses in einem Programm
dar. Er besteht aus einer maximal langen Folge von Instruktionen, die stets in
derselben Reihenfolge ausgefiithrt wird. Grundblécke miissen immer komplett von
der ersten bis zur letzten Instruktion sequenziell ausgefithrt werden.

Der Kontrollfluss zwischen den Grundblécken eines Programmes wird mittels eines
Kontrollflussgraphen modelliert. Ein Kontrollflussgraph ist ein gerichteter Graph
G = (N, E). Dabei entspricht jeder Knoten n € N einem Grundblock. Jede Kante
e = (n;,n;) € E entspricht einem moglichen Ubergang des Kontrollflusses von
Block n; zu Block n;. Jeder Kontrollflussgraph enthélt einen Startknoten m:q.
und einen Endknoten n.,4. Diese markieren den Eintritts- und Austrittspunkt des
Kontrollflusses fiir den modellierten Programmausschnitt.

Abbildung 2.2 zeigt beispielhaft ein C-Programm und dessen Darstellung als Kon-
trollflussgraph. Nur der Grundblock, bestehend aus den Zeilen 3 und 4, enthélt mehr
als eine Instruktion. Die Zeilen 1 und 2 bilden keinen gemeinsamen Grundblock, da
Zeile 2 den Kontrollfluss auch aus Zeile 9 erhéalt. Andernfalls wiirde der gemeinsame
Grundblock nicht immer von Anfang bis Ende durchlaufen.
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2.3. PROGRAMMAUSFUHRUNG

Nstart

4
1 int n = get n(); [1nt n get_n();]
2 while (n != 1) {
3 foo(); Y »
4 if @%2=0) { [if (n '= 1>]
5 n = n/2;
6 } else { v
7 n = 3%n+1; [foo(); ]
8 } if (n% 2 ==0)
9 printf ("%d,", n); / \
10 }
[n =n/2; n = 3%n+1
a Programmcode

[printf("%du" , n);

b Kontrollflussgraph

Abbildung 2.2: Ein Beispielprogramm mit zugehorigem Kontrollflussgraph.

2.3 Programmausfiihrung

Auf Prozessoren ausfiihrbare Programme kénnen von Hand geschrieben oder mit
einem Compiler erzeugt werden (siche Abschnitt 2.1). Sie bestehen aus einer Folge
von Maschinenbefehlen aus dem Befehlssatz des entsprechenden Prozessors. Die
Befehle eines Befehlssatzes konnen dabei in zwei Klassen unterteilt werden: nor-
male Befehle und Sprungbefehle, die den Kontrollfluss durch Verzweigungen und
Unterprogrammaufrufe beeinflussen. Dieser Abschnitt orientiert sich im Folgenden
an Drepper [2].

Bei der Ausfiihrung eines Programmes durch einen Prozessor werden die einzelnen
Maschinenbefehle ausgefithrt. Um dies zu beschleunigen werden Pipelines eingesetzt.
Dabei wird die Ausfithrung eines Befehls in mehrere Stufen unterteilt. Sobald ein
Befehl eine Stufe durchlaufen hat, beginnt parallel bereits der folgende Befehl diese
Stufe. Die maximale Ausfiihrungsgeschwindigkeit wird erreicht, wenn sich in jeder
Pipeline-Stufe je ein Befehl befindet. Derartige Pipelines konnen aus iiber 20 Stufen
bestehen. Mit steigender Pipeline-Lange steigt auch die Zeit, die benotigt wird,
um erneut die maximale Geschwindigkeit zu erreichen, falls der Strom an Befehlen
abbricht (Pipeline-Stall). Dies geschieht, wenn der nédchste Befehl nicht korrekt
vorhergesagt werden kann, oder es zu lange dauert den néchsten Befehl zu laden.

11



2.4. GRUNDBLOCKANORDNUNG

Letzterem wird versucht, mittels Caches und spezielleren Instruktionscaches entge-
genzuwirken. Caches sind schnelle Speicher, welche dem langsamen Hauptspeicher
vorgeschaltet sind. In einem Instruktionscache werden Befehle aus dem Hauptspei-
cher zwischengespeichert, die vorraussichtlich bald vom Prozessor benotigt werden.
Dies ist moglich, da Programmcode normalerweise hohe raumliche und zeitliche
Lokalitéaten aufweist. So wird beispielsweise Code in einer Schleife hdufig mehrmals
ausgefiithrt und nach einem Befehl werden in der Regel die im Speicher folgenden
Befehle ausgefiihrt. Ist ein benétigter Befehl noch nicht im Cache vorhanden (Cache-
Miss), muss er zeitaufwéndig aus dem langsameren Speicher geladen werden. Dabei
wird direkt ein groflerer Speicherbereich in den Cache geladen. Wird derselbe oder
einer der mitgeladenen Befehle darauthin benétigt, liegt er bereits im schnellen
Cache-Speicher.

Programmcode, der nur aus normalen Befehlen besteht, hat den Vorteil, dass er
mittels Caches effizient geladen und ausgefiithrt werden kann. Bei Sprungbefehlen
ist dies dagegen nicht der Fall. Das Sprungziel mancher bedingter Spriinge kann
nicht statisch ermittelt werden. Teilweise ist nicht sicher, ob ein Sprung iiberhaupt
ausgefithrt wird. Aulerdem verursachen viele Spriinge Cache-Misses. Diese Probleme
verursachen Pipeline-Stalls und beeintrachtigen so die Performanz. Aus diesem Grund
setzen moderne Prozessoren hoch spezialisierte Sprungvorhersage (engl. branch pre-
diction) ein, um Sprungziele bereits friith vorherzusagen und somit die entsprechenden
Instruktionen in den Cache laden zu konnen. Obwohl dies auf modernen Prozes-
soren sehr gut funktioniert, haben Sprungbefehle aber auch heute noch negative
Auswirkungen auf die Performanz.

2.4 Grundblockanordnung

Soll ein Compiler-Back-End Programmcode fiir die Ausfiihrung auf einem Prozessor
erzeugen, muss es die ZR des Programmes in eine Folge von Maschinenbefehlen iiber-
setzen. Bevor dabei die eigentlichen Maschinenbefehle generiert werden kénnen, muss
das Programm in eine speichergerechte lineare Form transformiert werden. Zusétzlich
ist es ein grundlegendes Ziel des Compilers, moglichst effizienten, schnell ausfiithrbaren
Programmcode zu erzeugen. Fir Programme, die keine Sprungbefehle beinhalten,
ist diese Abbildung trivial. Enthalt das Programm allerdings Sprungbefehle gewinnt
das Problem an Komplexitat.

Die Grundblécke eines Programmes konnen theoretisch in beliebiger! Reihenfolge im
Speicher angeordnet werden. Sprungbefehle am Ende der Grundblocke gewéhrleisten
den korrekten Kontrollfluss. Das Problem der Grundblockanordnung ist es, die

In der Realitit wird in vielen Fillen erwartet, dass der Startblock/Einsprungpunkt an erster
Stelle steht.
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2.4. GRUNDBLOCKANORDNUNG

Grundblocke in eine moglichst effiziente und schnell ausfithrbare Reihenfolge zu
bringen. Im Folgenden wieder nach Torczon [1].

Da Sprungbefehle auf vielen Prozessoren die Performanz beeintrachtigen (siehe Ab-
schnitt 2.3), ist es sinnvoll diese zu vermeiden. Hat ein Grundblock n; nur einen
Nachfolger n, im Kontrollflussgraphen, kann dieser direkt anschliefend im Spei-
cher abgelegt werden. Der Sprung (n;,ns) kann dann komplett ausgelassen werden.
Hat ein Grundblock mehrere Nachfolger, ist es nur moglich einen Nachfolger di-
rekt anzuschlieSen. Die anderen Nachfolger miissen durch bedingte Sprungbefehle
erreicht werden. Der Ubergang zum direkt angeschlossenen Nachfolger wird auch
als ,,Fall-through branch® (dt. durchfallender Sprung) bezeichnet. Ein Fall-through
beeintrachtigt auf den meisten Prozessoren die Performanz weniger als ein ausge-
fiihrter Sprung. Hat ein Grundblock mehrere Vorginger im Kontrollflussgraphen
muss entschieden werden, ob und von welchem Vorganger durchgefallen wird. Des
Weiteren konnen positive Cache-Effekte erzielt werden, wenn Blocke, die gemeinsam
ausgefithrt werden, nahe im Speicher liegen.

Versuche, die Grundblockanordnung zu optimieren, beruhen implizit auf der Er-
kenntnis, dass manche Spriinge ein asymmetrisches Verhalten aufweisen: bei der
Programmausfithrung werden manche Spriinge meist genommen, andere wiederum
fast nie. Spriinge mit zwei Sprungzielen springen teilweise fast immer zum selben Ziel.
Abbildung 2.3a zeigt einen Ausschnitt des Kontrollflussgraphen eines Programmes.
Fiir jede Kante ist angegeben wie haufig sie zur Laufzeit ausgefiihrt wird. Der Sprung
(ng, ng) wird 100 mal ofter als der Sprung (ng,n;) ausgefihrt. Folglich sollte der
Sprung (ng,ns) als Fall-through gesetzt werden. Hatten die Spriinge (ng,n;) und
(ng, ny) dhnliche Ausfithrungshéufigkeiten, wiirde die Grundblockanordnung keine
grofe Auswirkung auf den Programmausschnitt haben.

Zwei verschiedene Grundblockanordnungen fiir den Programmausschnitt sind in den
Abbildungen 2.3b und 2.3c¢ zu sehen. Die ,langsame“ Anordnung setzt den Sprung
(ng, nq) als Fall-through und (ng, ny) als bedingten Sprung. Die ,schnelle Anordnung
setzt die Spriinge genau umgekehrt. Falls nun auf dem Zielsystem Fall-throughs
schneller als bedingte Spriinge sind, nutzt die ,;schnelle“ Grundblockanordnung den
schnelleren Fall-through hundertmal 6fter.

Laut Newell unt Pupyrev [3] beruht der verbreitetste Ansatz zur Grundblockan-
ordnung darauf, hidufig gemeinsam ausgefiihrte Grundblocke eng beieinander in
den Speicher zu legen. Ziel ist es, die Grundblécke so anzuordnen, dass der wahr-
scheinlichste Nachfolger eines Blockes zum Fall-through wird, wie im Beispiel oben
veranschaulicht wurde. Diese Strategie reduziert die Zahl der tatsachlich ausgefithrten
Spriinge, den benotigten Platz im Instruktionscache und entlastet die Sprungvorher-
sage. Formeller kann die Problemstellung dieses Ansatzes zur Grundblockanordnung
nach ihnen wie folgt definiert werden:

13



2.5. VERWANDTE ARBEITEN

Un Un

/ w‘o 0 |\ 100 |\
ns3 n3

x 100

T nq

100 1

a Kontrollflussgraph  mit b Langsame ¢ Schnelle
Ausfithrungshaufigkeiten Anordnung Anordnung

der Spriinge

Abbildung 2.3: Ausschnitt eines Kontrollflussgraphen und zwei mogliche Anordnun-
gen der Grundblocke. [1]

Gegeben ein gerichteter Kontrollflussgraph bestehend aus Grundblicken
und den Hdufigkeiten der Springe zwischen den Blocken. Finde eine
Anordnung der Blicke so, dass die Zahl der Fall-throughs maximiert wird.

In dieser Formulierung ist das Problem dquivalent zum Maximum Traveling Salesman
Problem (TSP), einem NP-vollstindigen Optimierungsproblem. Eine der ersten
Arbeiten, die das Problem der Grundblockanordnung auf das Finden eines Pfades auf
einem Graphen reduzierten, ist von Boesch und Gimpel [4]. Auf Grund der Einfachheit
dieses Modells und der guten Ergebnisse in der Praxis sind TSP-basierte Ansétze
zur Grundblockanordnung sehr verbreitet [3]. Im Folgenden wird dieser Ansatz (die
Zahl der Fall-throughs zu maximieren) deshalb als ,, TSP-Ansatz“ bezeichnet.

2.5 Verwandte Arbeiten

Ein Grofiteil der Arbeiten, die sich mit dem Problem der Grundblockanordnung
und verwandten Themen beschéftigen, stammen aus dem Gebiet der ,,Profile-guided
Optimizations® (PGO). Bei diesen werden Programme mittels unterschiedlicher
Methoden zur Laufzeit vermessen, um Profile zu erstellen. Die gewonnenen Profile
werden dann durch Compiler und sogenannte ,,Binary Optimizer® verwendet, um
eine optimierte Version des Programmes zu erzeugen.

Diese Arbeit unterscheidet sich jedoch von den folgenden Arbeiten aus dem Gebiet
der PGO, da sie auf den Einsatz von Profilen verzichtet. Statt Profilen werden
statische Analysen verwendet, die ohne Testlaufe von einem Compiler durchgefiihrt

14



2.5. VERWANDTE ARBEITEN

werden konnen.

Die Arbeit von Pettis und Hansen [5] ist eine der ersten, die sich direkt mit der
Anordnung von Grundblécken beschéftigten. In ihrer Arbeit stellen sie gleich zwei
Algorithmen fiir den TSP-Ansatz (Abschnitt 2.4) zur Anordnung von Grundblocken
vor. Dabei werden Ketten aus Grundblocken gebildet, die haufig nacheinander
ausgefithrt werden.

Im Laufe der Zeit wurden zahlreiche Arbeiten verdffentlicht, welche Erweiterungen
und Variationen dieses Ansatzes vorstellen. Ein Beispiel ist die Arbeit ,Software
Trace Cache® [6] von Ramirez, Larriba-Pey, Navarro, Valero und Torrellas. Sie findet
unter anderem in der GCC? Verwendung und versucht wichtigen von unwichtigem
Programmecode zu trennen. Hierzu werden besonders oft ausgefiihrte Programmteile
in einen reservierten Teil des Instruktionscaches gelegt.

Einen anderen Ansatz [7] verfolgen beispielsweise Young, Johnson, Karger und Smith.
Sie reduzieren das Problem der Grundblockanordnung auf eine gerichtete Version
des Traveling Salesman Problems (DTSP). Unter der Verwendung von DTSP-Lésern
erzielen sie gute Ergebnisse, benotigen dafiir allerdings viel Rechenzeit.

Liu, Zhang, Liang, Yang und Cheng niahern sich dem Problem mithilfe neurona-
ler Netze [8]. Sie finden typische Strukturen in Kontrollflussgraphen, fiir welche
anschliefend ein neuronales Netz die Kantenhéufigkeiten schétzt. Auf Basis dieser In-
formationen wéhlen sie fiir jede Struktur ein Ergebnis aus einer Menge vordefinierter
Grundblockanordnungen.

Neben der Anordnung von Grundblocken, die haufig auf einzelne Funktionen be-
schrankt ist, beschéftigen sich einige Arbeiten auch mit der Anordnung ganzer
Funktionen im Programm. Eine der ersten dieser Arbeiten ist auch die Arbeit [5]
von Pettis und Hansen. Sie beschreiben einen Algorithmus, der die Funktionen eines
Programmes nach einer ,closest is best“-Strategie anordnet.

Ein neuerer Ansatz [9] zur Funktionsanordnung stammt von Ottoni und Maher.
Sie stellen einen auf einem gerichteten Aufrufgraphen basierenden Ansatz vor. In
ihrer Arbeit vergleichen sie den klassischen Ansatz von Pettis und Hansen mit ihrem
eigenen und konnen hierbei eine Verbesserung feststellen.

Eine weitere mit dem Thema der Grundblockanordnung verwandte Arbeit [10] ist
die ,,Hot-Cold Optimierung®“ von Cohn und Lowney. Bei dieser werden die ,kalten*
Grundblocke einer Funktion, die nicht oder nur selten durchlaufen werden, von der
restlichen Funktion separiert. Auf diese Weise riickt der ,heifle“ Programmcode
der Funktionen ndher zusammen, was positive Cache-Effekte zur Folge hat. Die
beschriebene Optimierung ist laut Newell und Pupyrev [3] komplementar zu der in

2GNU Compiler Collection, https://gcc.gnu.org/.
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2.6. LIBFIRM

dieser Arbeit implementierten Optimierung der Grundblockanordnung und kann
daher eingesetzt werden, um die Ergebnisse dieser Arbeit noch weiter zu optimieren.
Eingesetzt wird sie unter anderem in der GCC.

2.6 libFirm

libFIRM? ist eine in C geschriebene Programmbibliothek zum Compilerbau. Sie
implementiert ein Compiler-Middle- und -Back-End. Diese ermoglichen zahlreiche
Optimierungen sowie das Generieren von Assemblercode fiir verschiedene Prozessor-
architekturen wie x86, x86_64 und SPARC. Mithilfe von libFIRM ist es moglich, sich
bei der Erstellung eines Compilers auf die Programmierung eines Front-Ends zu
beschrinken. Die weiteren Aufgaben des Compilers konnen durch libF1RM iibernom-
men werden, das unabhangig von der Quellsprache komplexe Optimierungen und die
Codegenerierung kapselt.

Die von libFIRM verwendete Zwischenreprisentation ist das Graph-basierte FIRM.
F1rM steht fiir , Fiasco’s Intermediate Representation Mesh®, was auf seine urspriing-
liche Herkunft, dem Fiasco Sather-K Compiler, zuriickzufiihren ist. Spater wurde
F1rM von diesem in die libF1RM-Bibliothek abgespalten.

Programme werden in FIRM als Menge von Funktionen reprasentiert, die jeweils
als Graph modelliert werden. Jede Instruktion entspricht dabei einem Knoten. Die
Kanten des Graphen modellieren Abhéngigkeiten, beispielsweise fiir den Daten-
und Kontrollfluss. Dies hat zur Folge, dass Kontrolllusskanten nicht wie tiblich
anzeigen, wohin die Kontrolle aus einem Grundblock flieen kann, sondern woher ein
Grundblock den Kontrollfluss erhalten kann.

Eine ausfiihrlichere Einfiihrung in die FIRM-Zwischenrepriasentation bieten die Ar-
beiten [11] und [12].

Um libF1IRM verwenden zu kénnen, wird ein Front-End bendtigt, welches libF1RMs
Middle- und Back-End zu einem kompletten Compiler vervollstandigt (siehe Ab-
schnitt 2.1). Zu den fiir libFIRM verfiigharen Front-Ends gehoéren unter anderem:

bytecode2firm*® Ein Java-Bytecode Front-End.
firm-bf> Ein Front-End fiir die esoterische Programmiersprache Brainfuck.
cparser® Ein zur GCC kompatibles C-Front-End mit voller C99-Unterstiitzung.

3Webseite des libFIRM-Projekts: https://pp.ipd.kit.edu/firm/.
‘https://github.com/libfirm/bytecode2firm.
Shttps://github.com/libfirm/firm-bf.
Shttps://github.com/libfirm/cparser/.
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3 Entwurf und Implementierung

Dieses Kapitel stellt den, im Rahmen dieser Arbeit implementierten, Ansatz zur
Optimierung der Grundblockanordnung in libF1RM vor. Zunéchst wird dabei auf
die bisherige Implementierung eingegangen. Anschliefend wird der neue Ansatz
motiviert, erkliart und zuletzt auch dessen Implementierung beschrieben.

3.1 Grundblockanordnung in libFirm

Wie in Abschnitt 2.6 bereits erlautert, unterstiitzt libF1RM die Codegenerierung fiir
verschiedene Prozessorarchitekturen. Das interne Back-End ist modular aufgebaut
und besitzt einzelne Module fiir die unterstiitzten Architekturen. Konkret sind dies:

AMD64
ARM
IA-32
MIPS
RISC-V
SPARC

Diese implementieren eine Schnittstelle {iber die sie aufgerufen werden kénnen, um
Code zu generieren. Da libFIRM Programme als FIRM-Graphen einzelner Funktionen
reprasentiert, findet die Codegenerierung fiir jede Funktion getrennt statt. Dabei
ist der erste Schritt eines jeden Back-Ends die Zerteilung des FIRM-Graphen der
Funktion in eine geordnete Liste der enthaltenen Grundblocke. Anschliefend wird
der Code fiir die Funktion generiert, wobei die Grundblocke, in der zuvor festgelegten
Reihenfolge, verarbeitet werden. Die Abbildung des FIRM-Graphen auf die geordnete
Liste von Grundblécken - die Grundblockanordnung (siehe Abschnitt 2.4) - erfolgt
durch eine Komponente die in libF1RM als ,,Block-Scheduler” bezeichnet wird.

Der Block-Scheduler ist nicht Bestandteil der einzelnen Back-End-Module. Stattdes-
sen ist er Teil des allgemeineren Back-Ends und kann durch die einzelnen Module
verwendet werden. So ist es moglich, die Grundblockanordnung unabhéngig von der
konkreten Zielarchitektur zu implementieren.

17



3.1. GRUNDBLOCKANORDNUNG IN LIBFIRM

Die Eingabe des Block-Schedulers, der Funktions-FIRM-Graph, stellt auf oberster
Ebene einen Kontrollflussgraphen dar. Er enthélt Knoten, die die Grundblécke der
Funktion reprasentieren, und Kanten zur Reprasentation der Kontrollflussabhangig-
keiten. Wie in Abschnitt 2.6 erwahnt, sind diese Kontrollflusskanten im Vergleich zu
den Kanten eines normalen Kontrollflussgraphen exakt umgekehrt. Die Grundblock-
Knoten enthalten Subgraphen zur Reprasentation der Instruktionen, Speicherzu-
stdnde und weiteren Elementen von FIRM. Auflerdem enthélt der Funktionsgraph
immer einen Start- und einen End-Grundblock. Allerdings enthélt nur der Startblock
Instruktions-Knoten. Der Endblock wird vorallem dafiir benétigt, iber den Graphen
iterieren zu kénnen.

Die Ausgabe des Block-Schedulers ist eine geordnete Liste der Grundblock-Knoten
des Funktions-FIRM-Graphen. Diese enthalt nicht den Endblock, da fiir diesen kein
Programmcode generiert werden muss. Auflerdem ist erforderlich, dass die generierte
Grundblockanordnung mit dem Startblock der Funktion beginnt.

libF1rMs bisherige Implementierung des Block-Schedulers verfolgt den verbreiteten
in Abschnitt 2.4 beschriebenen TSP-Ansatz: sie versucht die Zahl der Fall-throughs
zu maximieren und verwendet dabei geschétzte Ausfithrungshaufigkeiten der Grund-
blocke und Kontrollflusskanten. Der konkret verwendete Algorithmus geht wie folgt
vor:

1. Fir alle Blocke, die nur einen Nachfolger haben: Setze den ausgehenden Sprung
als Fall-through, wenn dieser die hochste Haufigkeit unter den beim Nachfolger
eingehenden Kontrollflusskanten hat. (Betrachte zuerst haufiger ausgefiihrte
Spriinge)

2. Fir alle Schleifen: Setzte bis zu einen Sprung der die Schleife verlasst als
Fall-through. (Betrachte Spriinge zu seltener ausgefithrten Blocken zuerst)

3. Setzte alle tibrigen Spriinge als Fall-through, wenn deren Start- und Zielblock
noch keinen aus-/eingehenden Fall-through haben. (Betrachte haufiger ausge-
fithrte Spriinge zuerst)

4. Breche entstandene Zyklen aus Fall-throughs auf.

5. Sammle alle Ketten aus durch Fall-throughs verbundenen Blocken. Blocke ohne
ein- oder ausgehende Fall-throughs sind Ketten der Lange 1.

6. Bilde eine Kette aus Fall-throughs ausgehend vom Startblock. Bis alle Blocke
Teil der Kette sind: Hange an das Ende der Kette, die Kette des direkten
Nachfolgers mit der hochsten Sprunghaufigkeit an. Falls alle Nachfolger bereits
Teil der Kette sind, hinge eine beliebige andere Kette an.
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3.2. EXTTSP

Dies ist ein recht simpler greedy Algorithmus, was den Schluss nahelegt, dass an dieser
Stelle noch Optimierungspotential bestehen kénnte. Ein komplexerer Algorithmus
konnte moglicherweise bessere Grundblockanordnungen produzieren. Verstéarkt wird
diese Vermutung noch durch die Beobachtung, dass der Algorithmus sich Kombinati-
onsmoglichkeiten verbaut, indem er Zyklen zunéchst konstruiert, die spéter jedoch
wieder aufgebrochen werden miissen.

Die nédchsten Abschnitte beschreiben den in dieser Arbeit implementierten Algo-
rithmus, der eine Alternative zur bisherigen Implementierung des libF1rRM Block-
Schedulers darstellt.

3.2 ExtTSP

In ihrer Arbeit ,Improved Basic Block Reordering“ [3] regen Newell und Pupyrev
an, dass der verbreitete TSP-Ansatz (Abschnitt 2.4) zur Grundblockanordnung
ihrer Ansicht nach nicht ausreicht, um gute Grundblockanordnungen zu konstruieren.
Genauer beméngeln sie, dass das blofle Maximieren der Fall-throughs negative
Auswirkungen auf das Caching-Verhalten der Programme haben kann. Auflerdem
zeigen sie auf, dass sich Programmbeispiele finden lassen, die unter den Anforderungen
des T'SP-Ansatzes mehrere optimale Losungen besitzen.

Ein solches Beispiel zeigt Abbildung 3.1 auf der nédchsten Seite. Fiir den mit Ausfiih-
rungshéufigkeiten annotierten Kontrollflussgraphen in Abbildung 3.1a erreichen zwei
verschiedene Grundblockanordnungen (dargestellt in Abbildung 3.1b) die maximale
Anzahl von Fall-throughs. Die beiden Anordnungen unterscheiden sich allerdings
in der Anzahl der Instruktionscachezeilen, die sie wihrend einer typischen Ausfih-
rung benoétigen. Dies fiihrt dazu, dass das untere Beispiel vermutlich eine hohere
Performanz aufweisen wird, da sich die haufigsten Spriinge innerhalb einer einzelnen
Cachezeile bewegen. Es zeigt sich also, dass auch Spriinge die keine Fall-throughs
werden, durch einen Algorithmus beachtet werden sollten.

Dass es generell nicht immer vorteilhaft ist, die Zahl der Fall-throughs zu maxi-
mieren, zeigt ein weiteres Beispiel aus ihrer Arbeit. Fur den Kontrollflussgraphen
in Abbildung 3.2a muss eine Grundblockanordnung mit der maximalen Anzahl an
Fall-throughs die Fall-through-Ketten ng — n; — n3 — ng und ny — ng — no
enthalten. Die obere der beiden Anordnungen in Abbildung 3.2b zeigt eine solche.
Die untere Anordnung hingegen, enthélt nicht die maximale Anzahl Fall-throughs, da
sie den Sprung ng — no nicht als Fall-through setzt. Ein Blick auf die Cachenutzung
der beiden Alternativen weist die untere Anordnung als performanter aus, da sie
die héufig ausgefithrten Grundblocke auf zwei Cachezeilen konzentriert. Die obere
Anordnung verteilt diese dagegen auf drei Cachezeilen. Die untere Anordnung ist
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Abbildung 3.1: Ein Kontrollflussgraph und zwei mogliche Anordnungen der Grund-
blocke. Beide haben die maximale Anzahl an Fall-throughs, aber
sie nutzen den Instruktionscache unterschiedlich effektiv aus. Alle
Grundblocke haben dieselbe GroBe. Die Blockfarbe symbolisiert die
Ausfiihrungshaufigkeit. [3]

also besser, obwohl sie die Zahl der Fall-throughs nicht maximiert.

Des Weiteren entwerfen Newell und Pupyrev in ihrer Arbeit Score-Funktionen, die
Grundblockanordnungen auf einen reellen Wert abbilden. Dieser Wert soll die zu er-
wartende Performanz eines mit der Anordnung erzeugten Programmes widerspiegeln.
Dabei nehmen sie an, dass die Ausfithrungszeit einzelner Grundblocke nicht von der
gewéhlten Anordnung abhiangt. Demnach beeinflusst die Anordnung nur die Spriinge,
welche wiederum negative Auswirkungen wie Pipeline-Stalls haben konnen (siehe
Abschnitt 2.3). Zusétzlich zu den Spriingen, lassen sie auch deren Léngen in ihre
Funktionen mit einflieBen. Auf diese Weise kénnen die negativen Cache-Effekte langer
Spriinge einbezogen werden und Fall-throughs als Spriinge der Léange 0 dargestellt
werden.

Dem TSP-Ansatz ordnen sie die folgende Score-Funktion zu:

TSP = )  w(s,t)-

(s,t)eE

1 fir len(s,t) =0,
0 fir len(s,t) > 0.

Dabei ist len(s,t) die Linge und w(s,t) die Ausfithrungshaufigkeit des Sprunges
beziehungsweise der Kontrollflusskante (s,t). E entspricht der Menge der Kanten
des Kontrollflussgraphen. Eine optimale Grundblockanordnung im Sinne des TSP-
Ansatzes entspricht hier einem maximalen T'SP-Score.

Um eine Score-Funktion zu erhalten, die das Problem der Grundblockanordnung
besser modelliert und die beobachteten Ungenauigkeiten des TSP-Ansatzes beachtet,
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Abbildung 3.2: Ein Kontrollflussgraph und zwei mogliche Anordnungen der Grund-
blocke. Die untere Anordnung nutzt den Instruktionscache optimaler,
obwohl sie nicht die maximale Anzahl Fall-throughs enthalt. Alle
Grundblocke haben dieselbe GroBe. Die Blockfarbe symbolisiert die
Ausfithrungshaufigkeit. [3]

gehen Newell und Pupyrev folgendermaflen vor: sie definieren eine allgemeine Score-
Funktion, die unter anderem Sprunglinge, Richtung und Art (bedingt/unbedingt) mit
variablen Koeffizienten enthalt. AnschlieBend fithren sie aufwendige Experimente mit
verschiedenen Grundblockanordnungen durch, um Daten iiber den Zusammenhang
der einzelnen Sprungeigenschaften mit der Performanz zu erhalten. Schliellich wenden
sie ein komplexes Machine-Learning-Verfahren an, um aus den Daten passende
Koeffizienten fiir ihre Score-Funktion zu generieren.

Die erhaltene optimierte Score-Funktion, die sie EXTENDED TSP (EXTTSP) nennen,
ist folgende:

1 fir len(s,t) =0,
0,1-(1 "0 fiir 0 < len(s,t) < 1024 und s < ¢,
EXTTSP = Y w(s,t)- ( 11024 )
(s,t)EE 0,1- (1 — ezg%’t)) fir 0 < len(s,t) < 640 und s > t,
0 sonst.

Interessanterweise dhnelt EXTTSP dem klassischen T'SP-Modell, denn der dominante
Faktor ist ebenfalls die Zahl der Fall-throughs. Der Hauptunterschied liegt darin, dass
EXTTSP auch liangere Spriinge betrachtet. Der Einfluss dieser ist jedoch signifikant
kleiner und nimmt linear in der Lange des Sprungs ab. Weiterhin scheinen im Hinblick
auf die Performanz Vorwartsspriinge wichtiger als Riickwartsspriinge zu sein. Der
Unterschied zwischen bedingten und unbedingten Spriingen war dagegen so gering,
dass er nicht in die Funktion mit aufgenommen wurde. Insgesamt stellen Newell und
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Pupyrev eine hohe Korrelation zwischen dem EXTTSP-Score und der Performanz
einer Grundblockblockanordnung fest.

Da die Autoren keine Aussage hierzu treffen ist unklar, in wie weit die erhalte-
nen EXTTSP-Koeffizienten von der Maschine abhéngen, auf der zu Beginn die
Daten gesammelt wurden. Es ware also beispielsweise moglich, dass die optimalen
Koeffizienten stark von der Cache-Struktur der Maschine abhédngen.

Das EXTTSP-Problem, das sich analog zum TSP-Ansatz formulieren lasst, ist auch
ein NP-vollstandiges Optimierungsproblem [3]. Im néchsten Abschnitt wird der von
Newell und Pupyrev vorgestellte Algorithmus fiir das EXTTSP-Problem erléautert.

3.3 ExtTSP-Algorithmus

Listing 3.1 zeigt den vorgeschlagenen Algorithmus zur Losung des EXTTSP-Problems.
Im Folgenden wird dieser als , EXTTSP-Algorithmus“ oder kurz Algorithmus be-
zeichnet und analog zur Originalarbeit [3] beschrieben.

Der Algorithmus findet eine optimierte Grundblockanordnung fiir einzelne Funktionen
eines Programmes. Als Eingabe erwartet er einen gewichteten Kontrollflussgraphen
G = (N, E,w). N und F sind dabei analog zu Abschnitt 2.2 definiert. w(s, ) ist die
Funktion, die jeder Kontrollflusskante (s,t) € E eine Ausfithrungshaufigkeit zuordnet.
Des Weiteren wird eine Funktion size(z) erwartet, die jedem Grundblock seine
GroBe in Bytes zuordnet. Diese wird benotigt, um die Langen der Spriinge einer
Grundblockanordnung zu berechnen. Ziel des Algorithmus ist es, eine Grundblockan-
ordnung (g1, ga, - - -, gny) der Blocke in N zu finden, die mit dem ebenfalls gegebenen
Startblock n* € N beginnt und einen moglichst hohen EXTTSP-Score aufweist.

Grundsatzlich ist der Algorithmus greedy und arbeitet mit Ketten von Grundblécken.
Zu Beginn befindet sich dabei jeder Grundblock in einer eigenen Kette. Dann werden
iterativ Paare von Ketten verschmolzen, um den erreichten EXTTSP-Score zu
erhohen. In jeder Iteration werden die zwei Ketten miteinander verschmolzen, deren
Kombination die grofite Steigerung des EXTTSP-Scores hervorruft. Ist nur noch eine
Kette tibrig stoppt der Algorithmus. Die verbliebene Kette enthélt alle Grundblocke
und stellt die gewonnene Grundblockanordnung dar (sieche ReorderBasicBlocks ()
in Listing 3.1).
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3.3. EXTTSP-ALGORITHMUS

Listing 3.1: EXTTSP-Algorithmus [3]

Eingabe: Kontrollflussgraph G = (N, E,w), Startblock n* € N, size(z)

Ausgabe: Grundblockanordnung (n* = gi, 92, ..., 9|n|)

Function ReorderBasicBlocks(...)
/* initial chain creation */
for n€ N do
Chains < Chains U (n);
/* chain merging */
while |Chains| > 1 do
for ¢;,c; € Chains do
gain|c;, ¢j] < ComputeMergeGain(c;, ¢;);
/* find best pair of chains */
src,dst <— argmax gain|c;, ¢;];
i.j
/* merge the pair and update chains */
Chains <— Chains U Merge(src,dst) \ {src,dst};

return ordering given by the remaining chain;

Function ComputeMergeGain(sre,dst)
/* try all ways to split chain src */
for i =1 to size(src) do

/* break the chain at index i */

s1 < srcll @ il;

So < srcli + 1 : size(sre)];

/* try all valid ways to concatenate */
EXTTSP(s1, S9,dst) if n* & dst
EXTTSP(sy, dst, s9) if n* & dst
EXTTSP(s2, 51,dst) if n* & sp,dst
EXTTSP(s2,dst, s1) if n* & sp,dst
EXTTSP(dst, s1,82) if n* & src
EXTTSP(dst, s, 51) if n* & src
/* return the gain of merging chains src and dst */

return max score; — EXTTSP(src) — EXTTSP(dst);
(2

score; <— max

Hh
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Ein wichtiger Bestandteil des Algorithmus ist die Vorgehensweise beim Verschmelzen
zweier Ketten. Dies kann in der Funktion ComputeMergeGain() genauer betrachtet
werden, welche fiir zwei Ketten die Steigerung des EXTTSP-Scores durch eine Ver-
schmelzung berechnet. Um zwei Ketten src und dst zu verschmelzen wird zunachst
die Kette src an der Stelle ¢ in zwei kleinere Ketten s; und sy geteilt. Anschlieend
werden fiir die Ketten s1, s, und dst alle 6 moglichen Kombinationen, sie zu einer
langen Kette zusammenzusetzen, betrachtet. Dabei werden die Kombinationen ver-
worfen, die den Startblock n* nicht am Beginn der Kette belassen. Nachdem src
an allen moglichen Stellen ¢ zerschnitten und die jeweiligen Rekombinationen mit
dst betrachtet wurden, wird jene betrachtete Kette als Ergebnis der Verschmelzung
gewéihlt, welche den hochsten EXTTSP-Score erreicht hat.

Diese komplexe Rekombination wurde gewahlt, um den Suchraum verglichen mit
simpler Konkatenation zu vergréflern. So kénnen Losungen erreicht werden, die der
greedy Algorithmus sonst nicht finden wiirde.

Die Laufzeit einer einfachen Implementierung des EXTTSP-Algorithmus liegt in
O(|N]?): in der Funktion ReorderBasicBlocks werden |N| Verschmelzungen von
Ketten vorgenommen. Dabei miissen jeweils bis zu |N|? Paare von Ketten betrachtet
werden. Fiir jedes dieser Paare benétigt die Funktion ComputeMergeGain O(|N|?)
Schritte, um den Verschmelzungsgewinn zu berechnen. In Unterabschnitt 3.4.2 wird
beschrieben wie diese Laufzeit noch reduziert werden kann.

3.4 Implementierung

Der im vorstehenden Kapitel beschriebene EXTTSP-Algorithmus wurde im Rahmen
dieser Arbeit komplett in die libF1RM-Bibliothek integriert. Da diese zuvor nur auf
einen ,Block-Scheduler® (siehe Abschnitt 3.1) ausgelegt war, musste sie zunéchst
vorbereitet werden. Hierfiir wurde eine neue Kommandozeilenoption hinzugefiigt.
Unter Verwendung des ,.cparser“-Front-Ends ist diese beispielsweise als

-mblock-scheduler={normal, exttsp, random}

verfiigbar. So ist es dem Nutzer des Compilers moglich, den verwendeten Algorith-
mus zur Grundblockanordnung auszuwéhlen. normal entspricht dabei der bisheri-
gen Implementierung die in Abschnitt 3.1 erlautert wurde. exttsp entspricht dem
EXTTSP-Algorithmus. random wéhlt einen zu Testzwecken in dieser Arbeit imple-
mentierten Block-Scheduler, der pseudozufillige Grundblockanordnungen generiert.
Die Standardeinstellung ist dabei momentan in allen Féllen normal.
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3.4.1 Voraussetzungen

Damit der EXTTSP-Algorithmus in libFIRM implementiert werden konnte, mussten
die hierfiir bendtigten Eingabedaten bereitgestellt werden.

Fiir den Kontrollflussgraphen war dies leicht moglich, da die verwendete Zwischen-
reprasentation FIRM, wie in Abschnitt 3.1 erklart, diesen bereits enthalt. Fir die
weiteren benotigten Daten gestaltete sich dies schwieriger.

Der urspriingliche Einsatzzweck, fiir welchen die Autoren den EXTTSP-Algorithmus
entwickelten, ist in dem Binary Optimizer ,BOLT* [13]. Dies ist ein Programm, das
mittels Profile-Guided-Optimization bereits kompilierte Programme beschleunigen
soll. Hierfiir werden zur Laufzeit beispielsweise die Ausfithrungshaufigkeiten von
Grundblécken und Springen gemessen. Auch die Grofien der einzelnen Grundblocke,
wie sie durch den Algorithmus benétigt werden, sind in diesem Anwendungsfall
natiirlich vorhanden. Da solche Daten in libF1RM nicht zur Verfiigung stehen, miissen
diese auf andere Art ermittelt werden.

Im Fall der Ausfithrungshéufigkeiten bot libF1IRM hierfiir bereits eine Losung: mittels
eines Linearen Gleichungssystems ist es in der Lage, geschétzte Ausfiihrungshaufigkei-
ten fiir die Grundblocke und Kontrollflusskanten eines F1RM-Graphen zu generieren.
Dabei wird jeder Kontrollflusskante eine Wahrscheinlichkeit zugewiesen. Im Fall
von Schleifenkanten wird hier von einer 90-prozentigen Wahrscheinlichkeit ausge-
gangen, dass der Kontrollfluss diese nicht verldsst. Fir if-Anweisungen werden alle
Kontrollflusspfade als gleich wahrscheinlich angenommen. Des Weiteren ist die Sum-
me der Wahrscheinlichkeiten aller ausgehenden Kontrollflusskanten eines Blockes
Eins. So ergibt sich die Ausfithrungshaufigkeit eines Grundblockes als die Summe
aller Ausfiihrungshaufigkeiten seiner Kontrollflussvorgianger, jeweils skaliert um die
Wahrscheinlichkeit der passenden Kontrollflusskante.

Fiir die benétigten Gréflen der Grundblécke bot libFTRM noch keine passende Losung.
Deshalb wurde im Rahmen dieser Arbeit eine Groflenschatzung fiir Instruktionen
implementiert. Mithilfe dieser konnten dann geschéatzte Grolen fiir ganze Grundblo-
cke gewonnen werden. Da die Lange einer Instruktion in Maschinensprache von der
Prozessorarchitektur abhangt, musste die Groflenschatzung fiir die verschiedenen
Back-End-Module separat implementiert werden. Fiir manche Architekturen war
dies trivial moglich, da sie feste Instruktionsgrofien aufweisen. Ein Beispiel hierfiir
ist SPARC, auf welcher alle Instruktionen 4 Byte grof3 sind. Andere Architekturen
wie beispielsweise IA-32 (x86) erlauben variable Instruktionslangen, wodurch die
Schatzung der endgiiltigen Lénge enorm an Komplexitat gewinnt. Fir diese wur-
den einfache Abschatzungen implementiert, die sich beispielsweise an der Existenz
von Immediate-Argumenten der Instruktionen orientieren. In durchgefiithrten Tests
lieferten die Grolenschétzungen auf diesen Architekturen passable Ergebnisse.
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Die fiir IA-32 implementierte Groflenschatzung funktioniert beispielsweise wie folgt:

if Node is IncSP: // Verdnderung des Stackpointers
if Offset(Node) ==
return O Byte
else
return 3 Byte
estimate = 2 Byte // Schétze 2 Bytes fiir normale Befehle
for all Predecessors(Node) p:
if p is Immediate: // Node héngt von Immediate-Wert ab
estimate += 4 Byte
break
if Node has ConstAttribute: // Zus&dtzliche kleine Konstante
estimate += 2 Byte
return estimate

Eine der zentralen Fragen dieser Arbeit ist, ob der vorgestellte EXTTSP-Algorithmus
auch ohne exakte Profiling-Daten und Grundblockgrofien noch gute Ergebnisse liefern
kann und sich somit fiir den Einsatz in Compilern eignet.

3.4.2 Optimierungen

In ihrer Arbeit [3] zeigen Newell und Pupyrev einige Moglichkeiten auf, wie die
schlechte Laufzeit ihres Algorithmus von O(|N|?) noch verbessert werden kann. Diese
wurden alle in libFIRM implementiert und werden im Folgenden beschrieben.

Das Verschmelzen zweier Ketten ¢l und ¢2 durch den Algorithmus kann nur dann
einen Gewinn im EXTTSP-Score hervorrufen, wenn ein Sprung zwischen c¢1 und
c2 existiert. Dies liegt daran, dass EXTTSP nur Spriinge betrachtet. So muss das
aufwendige ComputeMergeGain nur fiir adjazente Ketten berechnet werden und die
Zahl der Kettenpaare, die zum Verschmelzen in Frage kommen, ist nach oben durch
die Zahl der Kanten |E| des Kontrollflussgraphen beschrénkt.

Weiterhin lassen sich die Ergebnisse von ComputeMergeGain zwischenspeichern und
wiederverwenden, da jeder berechnete ,Merge-Gain® nur von zwei Ketten abhéngt.
Nimmt in einer Iteration keine dieser beiden am Verschmelzen teil, kann das Ergebnis
aus der vorherigen Iteration wiederverwendet werden. Zusammen mit der vorherigen
Beobachtung ergibt sich so eine Beschrankung des Algorithmus durch

0 <Z size(c) - degree(c))

26



3.4. IMPLEMENTIERUNG

wobei die Summe tber alle Ketten ¢ gebildet wird, die an einer Verschmelzung
teilnehmen. Dabei ist size(c) die Zahl der Grundblocke in ¢ und degree(c) die Zahl
der Spriinge, die ¢ betreten oder verlassen. Im Worst-Case ergibt dies eine Laufzeit
in O(|N|* - |E|), was auf realen Kontrollflussgraphen O(|N|?) entspricht.

Da sie im Laufe ihrer Experimente auf Beispiele fiir Funktionen mit extrem vielen
Grundblocken stieflen, fithren Newell und Pupyrev zudem einen positiven Schwell-
wert K ein. Besteht eine Kette aus mehr als KX Grundblécken, wird sie dann in
ComputeMergeGain nicht mehr zerteilt, sondern blol noch mit anderen Ketten kon-
kateniert. So liegt die Laufzeit fiir sehr grofle Funktionen nicht mehr im kubischen
Bereich, sondern nur noch in O(K - |N|?), wobei sie K = 128 als Schwellwert
wahlen.

Unabhéngig von den Verbesserungsvorschlagen von Newell und Pupyrev wurde
ComputeMergeGain in dieser Arbeit noch weiter optimiert. So reicht es zum einen,
die erste der sechs Kombinationsmoglichkeiten EXTTSP (sq, s, dst) lediglich einmal
statt in der Schleife zu priifen, da diese sich fiir die verschieden Trennpunkte i
nicht unterscheidet. Zum anderen kann die fiinfte Kombination EXTTSP (dst, s1, s2)
komplett gestrichen werden, da diese der ersten Kombination entspricht, wenn
ComputeMergeGain mit dst als erstem und src als zweitem Argument aufgerufen
wird.

Des Weiteren wurde die Implementierung des argmax gain[c;,c;] in der Funkti-

Z?]
on ReorderBasicBlocks als Priority-Queue zur weiteren Performanzsteigerung in
Betracht gezogen. Verschiedene Tests zeigten allerdings, dass die Laufzeit der Maxi-
mumssuche verglichen mit der Berechnung der ,,Merge-Gains“ vernachlassighar klein
ist.

Sonstiges

Insgesamt benotigte die Implementierung des EXTTSP-Algorithmus und der nétigen
Erweiterungen von libF1RM knapp iiber 700 Zeilen C-Quellcode.
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4 Evaluation

Dieses Kapitel evaluiert den in dieser Arbeit implementierten Ansatz zur Grund-
blockanordnung. Hierfiir wird einerseits untersucht, welche Auswirkungen der neue
Algorithmus auf die Performanz kompilierter Programme hat und andererseits die
Auswirkungen auf die libF1rRM-Bibliothek analysiert.

4.1 Testbedingungen

Alle Messungen und Benchmarks wurden auf einem dedizierten Testsystem mit den
folgenden Spezifikationen durchgefiihrt:

Prozessor Intel® Core™ i7-3770 @ 8 x 3.40GHz
Hauptspeicher 15 GiB

Betriebssystem Ubuntu 18.04.2 LTS (64-bit)

Linux Kernel 4.15.0-46-generic

In allen Fillen wurde dabei das libFIRM-Front-End ,,cparser” in der Version 1.22.1*
verwendet. Dieses wurde immer mit der hochsten Optimierungsstufe -03 ausge-
fithrt. Kombiniert mit diesem wurde libFIRM in der Version 1.222 eingesetzt. Zur
Auswahl des verwendeten Algorithmus zur Grundblockanordnung wurde die neu
eingefithrte Kommandozeilenoption -mblock-scheduler mit entsprechendem Ar-
gument genutzt. Fiir alle Tests mit dem AMD64-Back-End benétigte libF1IRM das
zusatzliche Argument -fPIC.

Im Folgenden wird libF1RMs bestehende Implementierung der Grundblockanordnung
als ,NORMAL® bezeichnet. Die neue Implementierung wird ,EXTTSP* genannt.

IDer verwendete cparser Commit ist 217ee4a08ab7c09a8666977c7e2963edc9a8776d.
2Der verwendete libFIRM Commit ist e7745ca2880f142f5e3f1cbabf7c62d327f42eb2.
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4.2 Auswirkungen auf erzeugte Programme

Um zu untersuchen wie sich die EXTTSP-Grundblockanordnung auf kompilierte
Programme auswirkt, wurde der SPEC CPU2000-Benchmark?® verwendet. Dies ist
eine standardisierte Sammlung verschiedener Benchmark-Programme der Standard
Performance Evaluation Corporation (SPEC). Sie besteht aus 26 C, C++ und Fortran
Testprogrammen, die zum Testen der Performanz von Prozessoren und Compilern
eingesetzt werden. Da aktuell keine libF1RM-Front-Ends fiir die Sprachen C++ und
Fortran existieren, wurden im Folgenden lediglich die 15 C-Benchmarks verwendet.
Diese unterteilen sich wiederum in 11 Integer- und 4 Floating-point-Benchmarks.

Die Benchmarks wurden mithilfe der SPEC-Suite kompiliert, 35 Mal ausgefiihrt
und dabei auf ihre Ausfithrungszeit vermessen. Um die Auswirkungen von EXTTSP
betrachten zu konnen, wurde dies jeweils fiir NORMAL und EXTTSP durchgefiihrt.
Da das verwendete Testsystem aulerdem sowohl AMDG64-, als auch IA-32-Programme
ausfiihren kann, wurden die beschriebenen Tests fiir beide Back-Ends durchgefiihrt.

Das Ergebnis fiir jedes der Back-Ends zeigen die Tabellen 4.1 und 4.2. Die angegebe-
nen Laufzeiten entsprechen dem arithmetischen Mittel der Laufzeiten in Sekunden,
iiber alle 35 Iterationen des Benchmarks. Zu jedem Laufzeitmittel ist die Standard-
abweichung o angegebenen. Die Spalte ,Speedup“ gibt an, wie viel Prozent der
Benchmark im Mittel schneller bzw. langsamer bei der Verwendung von EXTTSP
war. Zur Uberpriifung der Signifikanz dieser Unterschiede wurde ein t-Test fiir alle
Benchmarks durchgefiihrt. Dieser schatzt die Wahrscheinlichkeit, dass die gemessenen
Unterschiede zwischen NORMAL und EXTTSP lediglich auf zu wenige Messungen
zuriickzufiithren sind. Ist das Ergebnis des t-Test hoher als das Signifikanzniveau
von 1%, wird der gemessene Unterschied iiblicherweise als nicht signifikant betrach-
tet. Einen weiteren Signifikanztest zeigt die Spalte A/o. Sie gibt die Differenz der
gemittelten Laufzeiten, relativ zur maximalen Standardabweichung der beiden Mes-
sungen an. Ist dieser Wert kleiner als +200% und die Differenz damit geringer
als die doppelte Standardabweichung, wird diese nicht als signifikant betrachtet.
Zur Veranschaulichung der Signifikanz sind fehlschlagende Signifikanztests und die
betroffenen Speedups in den Tabellen rot dargestellt.

Tabelle 4.1 zeigt die Ergebnisse des Benchmarks mit dem [A-32-Back-End. Von den
mit EXTTSP kompilierten Programmen sind 5 von 15 signifikant schneller als die
mit NORMAL kompilierten. 2 von 15 Programmen sind mit EXTTSP signifikant
langsamer. Fiir 8 der 15 Programme lassen sich keine signifikanten Unterschiede
zwischen den beiden Algorithmen erkennen. Davon erzeugen EXTTSP und NORMAL
bei 5 von diesen vergleichbar schnelle Programme. Die restlichen 3 Programme
weisen Unterschiede zwischen den Algorithmen auf, die im Vergleich zur Standard-

3https://www.spec.org/cpu2000/.
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abweichung zu gering sind. Von den 4 Floating-point-Programmen zeigte keines
signifikante Unterschiede. Im Fall von 177 .mesa und 183.equake scheint dies auf die
hohe Standardabweichung zurtickfithrbar zu sein. Ihre Messungen enthielten mehrere
starke Ausreifler. Am meisten von EXTTSP profitiert der Benchmark 175.vpr mit
einem Speedup von 3,9 %. Das im Vergleich zu NORMAL schlechteste Ergebnis liefert
253.perlbmk mit einem negativen Speedup von —5,9 %. Dieser zeigte, trotz niedri-
ger Standardabweichung und signifikanten Auswirkungen, zwischen verschiedenen
Benchmarkldufen um mehrere Prozent schwankende Ergebnisse. Im Mittel, iiber
die Benchmarks fiir die signifikante Unterschiede gemessen werden konnten, scheint
EXTTSP mit 0,34 % Speedup leicht schnellere TA-32-Programme zu erzeugen.

Tabelle 4.1: Ergebnisse des SPEC CPU2000-Benchmark mit dem |A-32-Back-End.
Die Laufzeiten entsprechen dem arithmetischen Mittel der Ausfiihrungs-
zeiten in Sekunden iber 35 Iterationen. o ist die jeweilige Standard-
abweichung. Die Spalte t-Test schatzt die Wahrscheinlichkeit, dass
gemessene Unterschiede bloB auf zu wenige Messungen zurriickzufiih-
ren sind. A /o ist die Differenz der durchschnittlichen Laufzeiten, relativ
zur maximalen Standardabweichung der beiden Messungen. Speedup
gibt die Steigerung der Ausfiihrungsgeschwindigkeit von EXTTSP
gegenilber NORMAL an. Die Farbe rot markiert das Fehlen von Signi-

fikanz.
NORMAL ExTTSP
Benchmark  Laufzeit o Laufzeit o t-Test A/o  Speedup
164.gzip 64,77 0,10 65,21 0,13  0,00% -324,1% -0,665%
175.vpr 4850 0,14 46,67 0,12 0,00% 1313,0% 3,906 %
176.gcc 22,70 0,05 2223 0,06 0,00% 848.2%  2,109%
181.mcf 24,15 0,09 24,22 0,12 1.39% -54.4% -0,267%
186.crafty 27,71 0,06 27,34 0,06 0,00% 604,5% 1,335%
197.parser 58,94 0,12 58,33 0,12  0,00% 485,8% 1,040 %
253.perlbmk 57,57 0,18 61,21 026 0,00% -14174% -5,952%
254.gap 26,29 0,11 26,05 0,11  0,00% 207,3%  0,912%
255.vortex 41,59 0,19 41,55 0,16 3821 % 19.4% 0,088 %
256.bzip2 49,21 0,14 49,33 0,13 0,02% -899% -0,253%
300.twolf 64,03 0,24 64,35 028 0,00% -1143% -0,496%
177.mesa 63,89 0,21 64,47 2,00 9.29% -29.0% -0,900 %
179.art 26,05 0,45 26,06 0,38 86,07 % -3,9% -0,067 %
183.equake 25,78 0,11 26,16 2,03 27,88% -185%  -1,432%
188.ammp 87,43 0,14 87,71 027 0,00% -1053% -0,318%
Geom. Mittel -0,085 %
Geom. Mittel (signifikant) 0,341 %
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Tabelle 4.2 zeigt die Ergebnisse des Benchmarks mit dem AMD64-Back-End. Von
den 15 Benchmark-Programmen sind 8 signifikant schneller, wenn sie mit EXTTSP
kompiliert wurden. Nur eines der 15 Programme ist mit EXTTSP signifikant langsa-
mer als mit NORMAL. Fiir 6 Programme lassen sich keine signifikanten Unterschiede
zwischen den beiden Algorithmen feststellen. Dabei erzeugen EXTTSP und NOR-
MAL fiir 177 .mesa vergleichbar schnelle Programme. Die negativen und positiven
Auswirkungen die EXTTSP auf die iibrigen 5 Programme hat, sind im Vergleich
zur Standardabweichung zu gering. Im Fall von 181.mcf ist dies trotz des hohen
negativen Speedups von —4,3 % der Fall, da auch die Standardabweichung sehr hoch
ist. Diese hohen Werte werden durch starke Ausreifler in der EXTTSP-Messung
verursacht. Eine Berechnung des Speedups auf Basis der Minima der beiden Messun-
gen (33,64s und 33.76s) ergibt lediglich einen negativen Speedup von —0.28 %. Am
meisten von EXTTSP profitiert hat der Benchmark 179.art mit 7,6 % Speedup. Den
groBten signifikanten negativen Effekt hat EXTTSP auf den Benchmark 256.bzip2,
der im Vergleich zu NORMAL 1,3 % langsamer ist. Im Mittel, iiber alle Benchmarks
fiir die signifikante Unterschiede gemessen werden konnten, scheint EXTTSP 2,16 %
schnellere AMD64-Programme zu erzeugen.

Tabelle 4.2: Ergebnisse des SPEC CPU2000-Benchmark mit dem AMD64-Back-End.
Die Bedeutung der verschiedenen Spalten wird in der Beschreibung
von Tabelle 4.1 erlautert.

NORMAL ExTTSP
Benchmark  Laufzeit o Laufzeit o  t-Test A/o  Speedup
164.gzip 71,01 0,11 70,66 0,15 0,00% 236,3% 0,497 %
175.vpr 43,55 0,14 4321 0,11 0,00% 2441% 0,806 %
176.gcc 27,00 0,04 26,37 0,06 0,00% 11642% 2,386 %
181.mef 34,17 0,39 35,73 0,96 0,00% -1632% -4,378%
186.crafty 27,57 0,05 2750 0,056  0,00% 126,7%  0,242%
197.parser 69,90 0,53 69,03 0,14 0,00% 162,7%  1,259%
253.perlbmk 72,49 0,33 71,45 0,35  0,00% 2998% 1457%
254.gap 28,25 0,09 2758 0,13 0,00% 5162% 2,428%
255.vortex 42,38 0,11 40,78 0,16 0,00% 1030,1% 3,941 %
256.bzip2 51,95 0,13 52,66 0,10 0,00% -566,2% -1,346%
300.twolf 74,92 0,34 75,56 0,28  0,00% -1834% -0,846 %
177.mesa 27,94 0,14 27,90 0,07 17.24% 258%  0,132%
179.art 27,16 0,10 2524 0,06 0,00% 18452%  7,616%
183.equake 20,63 0,17 20,99 0,30 0,00% -1196% -1,711%
188.ammp 57,37 0,16 56,27 0,15  0,00% 6833% 1,954%
Geom. Mittel 0,928 %
Geom. Mittel (signifikant) 2,166 %
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Insgesamt sind die Ergebnisse mit den beiden Back-Ends also sehr unterschiedlich.
Es gibt Benchmarks, die mit beiden Back-Ends signifikant von EXTTSP profitieren
(175.vpr, 176.gcc, 254.gap). Des Weiteren gibt es 5 Benchmarks, die mit einem
der Back-Ends signifikant von EXTTSP profitieren, jedoch mit dem anderen nicht
das Signifikanzniveau erreichen. Benchmarks, die mit beiden Back-Ends signifikant
negativ durch EXTTSP beeinflusst werden, gibt es nicht. Der Benchmark 256.bzip2
wird mit AMD64 durch EXTTSP langsamer, aber mit IA-32 zeigt er keine signi-
fikanten Veranderungen. Weitere 4 Benchmarks zeigen mit keinem der Back-Ends
signifikante Unterschiede zwischen NORMAL und EXTTSP. Die beiden Benchmarks
164.gzip und 253.perlbmk zeigen mit beiden Back-Ends unterschiedliche signifi-
kante Anderungen durch EXTTSP: sie werden im Vergleich zu NORMAL mit TA-32
langsamer, mit AMD64 jedoch schneller.

Woher diese Unterschiede im Detail stammen ist unklar. Es ist zu vermuten, dass
sie in den unterschiedlichen Implementierungen der Back-Ends begriindet sind.
Diese implementieren verschiedene Optimierungen und verwenden beispielsweise
unterschiedliche Befehlssatzerweiterungen fiir Floating-point-Berechnungen.

Eine Gemeinsamkeit der beiden Back-Ends im Bezug auf EXTTSP konnte mit dem
Programm perf stat beobachtet werden: fiir alle Programme des SPEC CPU2000-
Benchmarks stieg die Zahl der ausgefiihrten Spriinge, wenn mit EXTTSP kompi-
liert wurde. Gleichzeitig sank jedoch der Anteil der falsch vorhergesagten Spriinge
(engl. branch misses) im Vergleich zu NORMAL. AuBerdem sank auch die Zahl der
Instruktionscache-Misses fiir einige der Benchmarks. Eine Korrelation mit den erreich-
ten positiven und negativen Speedups konnte allerdings nicht festgestellt werden.

Zusammengefasst scheinen viele Programme von der Grundblockanordnung mit
dem EXTTSP-Algorithmus zu profitieren. Die Performanz einiger Programme leidet
jedoch auch im Vergleich zu NORMAL. Besonders in Kombination mit dem AMDG64-
Back-End scheint sich der Einsatz von EXTTSP mit Speedups von bis zu 7,6 % zu
lohnen.

4.3 Auswirkungen auf die Compilerlaufzeit

Um zu untersuchen, welche Auswirkungen der Einsatz des EXTTSP-Algorithmus
auf die Laufzeit von libFIRM hat, wurde wie im vorherigen Abschnitt der SPEC
CPU2000-Benchmark verwendet. Alle Benchmarks wurden mithilfe der SPEC-Suite
5 Mal mit dem AMD64-Back-End kompiliert. Dies wurde sowohl fiir NORMAL,
als auch fir EXTTSP durchgefiihrt. Dabei wurde fiir jede kompilierte Funktion
gemessen, wie viel Zeit der verwendete Algorithmus zur Grundblockanordnung
benotigt. AuBlerdem wurde die Ausfithrungszeit des gesamten Back-Ends, sowie der
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einzelnen Komponenten, gemessen.

Tabelle 4.3 zeigt die fiir jeden Benchmark zusammengefassten Ergebnisse. Die Spalte
,Blocke“ enthélt die Summe der Grundblocke des Benchmarks. F* ist die Zahl der
Funktionen und ,maxp“ die Zahl der Grundblocke der grofiten Funktion. Sowohl
flir NORMAL als auch fiir EXTTSP ist die Gesamtlaufzeit ¢ der Grundblockanord-
nung in Mikrosekunden angegebenen. Die Spalte ,,f—z“ gibt an, um welchen Faktor
EXTTSP langsamer als NORMAL ist. Des Weiteren gibt die Spalte ,,Anteil“ fiir beide
Algorithmen an, welchen Anteil sie an der Gesamtlaufzeit des Back-Ends haben. Der
Anteil ist rot markiert, wenn die Grundblockanordnung, im Vergleich zu den anderen
Komponenten des Back-Ends, den grofiten Anteil an der Gesamtlaufzeit ausmacht.

Die Tabelle ist nach der Laufzeit t. der EXTTSP-Grundblockanordnung sortiert.

Wie zu erwarten, ist EXTTSP deutlich langsamer als NORMAL. Im kleinsten Fall,
auf dem Benchmark 183.equake, ist EXTTSP um den Faktor 18 langsamer als
NORMAL. Der grofite Unterschied besteht bei 177 .mesa. Fir diesen ist EXTTSP
278 mal langsamer als NORMAL. Es fallt auf, dass der Unterschied mit steigender
Grundblock- und Funktionszahl grofler wird. Auflerdem scheinen gerade sehr grofle
Funktionen den Unterschied stark zu beeinflussen. Dies zeigt sich daran, dass die
Benchmarks mit dem grofiten Unterschied zwischen den Algorithmen (186.crafty,
177 .mesa, 253.perlbmk, 176.gcc) auch die Benchmarks mit den grofiten maximalen
Funktionen sind.

Im Vergleich mit der Gesamtlaufzeit des Back-Ends liegt NORMAL in fast allen Fallen
unter einem Anteil von 1%. EXTTSP hingegen beansprucht auf den Benchmarks
zwischen 8,8 % und 58,8 %. Fur 10 der 15 Benchmarks ist EXTTSP dabei nicht
die Back-End-Komponente mit dem hochsten Anteil an der Laufzeit. Im Fall der
restlichen 5 Benchmarks, macht die Grundblockanordnung durch EXTTSP den
grofften Anteil an der Back-End-Laufzeit aus. Ob dieser Aufwand im Hinblick auf
die erreichten Speedups vertretbar ist, muss abgewogen werden.

4.4 Auswirkungen des Parameters K

Da der EXTTSP-Algorithmus, wie bereits in Unterabschnitt 3.4.2 erldutert, einen
Parameter K besitzt, wurden dessen Auswirkungen auf die Qualitdt des Ergebnisses
und die Compilerlaufzeit untersucht. Der Parameter ist ein Schwellwert und legt fest,
bis zu welcher Lange die Grundblockketten beim Verschmelzen komplex rekombiniert
werden. Hat eine Kette eine Lange grofler K, wird sie nicht mehr zerteilt und blof3
noch mit anderen Ketten konkateniert. Hierdurch soll die Laufzeit fiir Funktionen
mit sehr vielen Blocken reduziert werden. Fir ihren Anwendungsfall wihlen Newell
und Pupyrev [3] einen Schwellwert von K = 128. Fiir die vorherigen Messungen
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Tabelle 4.3:

Die Ergebnisse des Compiler-Laufzeitvergleichs zwischen NORMAL
und EXTTSP. , Blocke" gibt die Anzahl der Grundblécke an. ,F.
ist die Zahl der Funktionen und ,maxy" die Zahl der Grundblocke
der groBten Funktion. Die Zeiten sind die akkumulierten Laufzeiten
der Algorithmen in Mikrosekunden. :f gibt an, um welchen Faktor
EXTTSP langsamer als NORMAL ist. Die prozentualen Anteile beider
Algorithmen stellen deren Anteil an der Gesamtlaufzeit des Back-Ends
dar. Diese sind rot, falls der Anteil im Vergleich zu den anderen Back-
End-Komponenten am groBten ist. Die Tabelle ist nach der Spalte t.

sortiert.

Benchmark

NORMAL ExTTSP
Blocke F. maxp Zeitt, Anteil Zeit t, Anteil te

183.equake
179.art
181.mcf
188.ammp
164.gzip
256.bzip2
175.vpr
300.twolf
186.crafty
197.parser
254.gap
255.vortex
177.mesa
253.perlbmk
176.gcc

465 27 141 940  0,5% 17222 88% 18
641 26 116 1093 0,7% 38446 184% 35
280 26 165 958 1,0% 75134 423% 78
4178 179 309 7304 0,6 % 170148 119% 23
2338 69 143 3653  0,5% 189143 21,1% 52
1952 74 171 3397 0,7% 261997 32,5% 77
5717 175 215 9417  05% 842236 31,9% 89
8201 190 336 14417 0,5% 1346220 31,2% 93
6905 109 1188 13013 0,4% 1936279 34,0% 149
11715 323 262 19413 0,6% 2206867 40,8% 114
33827 849 704 54785 0,6% 3373236 26,2% 62
27420 923 586 48137 0,4% 4802215 25,6% 100
20884 1039 1060 42536 0,5% 11817224 58,8% 278
50142 1020 2081 87998 0,6% 21119232 57,6% 240
105630 2052 1253 178120 0,5% 34305086 49.8% 193
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wurde dieser Wert ebenfalls verwendet.

Um die Auswirkungen der Wahl von K zu untersuchen, wurde das Programm
176 .gcc aus dem SPEC CPU2000-Benchmark verwendet. Fiir dieses bendtigte
der EXTTSP-Algorithmus in Abschnitt 4.3 die meiste Zeit. Aulerdem enthalt es,
unter den Programmen des Benchmarks, die grofite Anzahl von Grundblécken und
mindestens eine sehr grofle Funktion, bestehend aus 1253 Grundblocken.

Der Benchmark wurde mithilfe der SPEC-Suite mit verschiedenen Wahlen des K-
Parameters und dem AMDG64-Back-End, kompiliert und mit jeweils 10 Iterationen auf
seine Ausfiihrungszeit vermessen. Aulerdem wurden, wie im vorherigen Abschnitt,
die Laufzeit der Grundblockanordnung und der einzelnen Back-End-Komponenten
gemessen. Zusatzlich wurde er zum Vergleich auch mit dem NORMAL-Algorithmus
und 10 Iterationen kompiliert.

Tabelle 4.4 veranschaulicht die Ergebnisse der beschriebenen Tests. Die Spalte
,Laufzeit® gibt jeweils die gesamte Laufzeit der Grundblockanordnung in Sekunden an.
Der ,Back-End-Anteil“ ist, analog zu den Anteilen im vorherigen Abschnitt, der Anteil
der Grundblockanordnung, an der Gesamtlaufzeit des Back-Ends. Diese sind wieder
rot, wenn die Grundblockanordnung den grofiten Anteil an der Laufzeit hat. Ebenfalls
analog zum vorherigen Abschnitt ist te der Faktor, um den der EXTTSP-Algorithmus
langsamer als NORMAL ist. Die Spalte »Speedup” gibt, analog zum Abschnitt 4.2,
den Speedup des von EXTTSP erzeugten Benchmarks gegeniiber NORMAL an. Bis
auf den Fall K = 2 waren diese immer signifikant und die Standardabweichungen
waren vernachlassigbar klein.

Wie zu erwarten zeigt sich, dass durch die Wahl kleinerer Werte fiir K die Laufzeit
tatsdchlich reduziert werden kann. Schon bei einer Halbierung des Wertes von 128
auf 64, halbiert sich auch die Laufzeit. Der Anteil der Grundblockanordnung an der
Back-End-Laufzeit, fillt ebenfalls um die Hélfte und ist so nicht mehr der grofite
Back-End-Anteil. Gleichermaflen sinkt der Faktor um den EXTTSP langsamer als
NORMAL ist.

Auflerdem ist erkennbar, dass die Hohe des Schwellwertes die Qualitat der gefundenen
Grundblockanordnungen direkt beeinflusst: Je hoher der fiir K gewéhlte Wert, desto
héher ist in den meisten Fallen auch der Speedup. Die Falle in denen ein hoheres K zu
einem schlechteren Ergebnis fiithrt, weisen darauf hin, dass der EXTTSP-Score (siehe
Abschnitt 3.2) kein perfektes Ma$ fiir die Performanz einer Grundblockanordnung ist:
Durch den hoheren Schwellwert K findet der Algorithmus Grundblockanordnungen,
mit hoheren EXTTSP-Scores, die, den geringeren Speedups zufolge, jedoch nicht
performanter sind. Die Wahl eines K > 128 mehr als verdoppelt die Laufzeit
jeweils in den Schritten zu 256 und 512. Allerdings scheint sich dieser Mehraufwand
auch auszuzahlen, da der erreichte Speedup noch einmal weiter auf 3,6 % und
3,9 % steigt und sich damit mehr als verdoppelt. Der letzte Schritt von K = 1024
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4.4. AUSWIRKUNGEN DES PARAMETERS K

auf K = 2048, scheint, durch die Fehlerhafitgkeit des EXTTSP-Scores, erneut
unvorteilhaft beeinflusst zu werden. In diesem fallt der Speedup um 1% ab, obwohl
nun auch die Ketten in der grofiten Funktion des Benchmarks, aufgebrochen werden
koénnen.

Tabelle 4.4: Ergebnisse des 176.gcc-Benchmark, mit verschiedenen Wabhlen fiir
den Parameter K des EXTTSP-Algorithmus. Die Laufzeiten geben
die gesamte Laufzeit der Grundblockanordnung auf dem Benchmark
in Sekunden an. Die Spalte , Back-End-Anteil” gibt den Anteil der
Grundblockanordnung, an der Gesamtlaufzeit des Back-Ends, an. Dieser
Wert ist rot, wenn die Grundblockanordnung den groBten Anteil an
der Laufzeit des Back-Ends ausmacht. te < gibt den Faktor, um den
EXTTSP langsamer als NORMAL ist, an " Die Spalte ,,Speedup” gibt
den Speedup des Benchmarks gegeniiber NORMAL an.

K Laufzeit [s] Back-End-Anteil L Speedup

tn

1 4,36 11,2% 25 -1,052%

p 4,68 11,9% 27 0,191%

4 5,01 12,7% 28 1,163%

8 5,46 13,6 % 31 0432%

16 6,25 15,3 % 35 0,740%
32 7.35 175% 42 1,418%
64 12,22 26,1% 69 1,856%
128 34,45 49.9% 195 1,733%
256 87,88 71.8% 498 3,601 %
512 267,31 88,5 % 1515 3,917%
1024 420,66 92,4 % 2384 3,914 %
2048 436,87 92,7 % 2476 2,927 %
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5 Fazit und Ausblick

In dieser Arbeit wurde ein Ansatz zur Verbesserung der Grundblockanordnung der
libF1rRM-Bibliothek vorgestellt und in diese integriert. Hierfiir wurde ein Algorithmus,
aus dem Gebiet der Profile-guided Optimizations, auf das Problem der Grundblockan-
ordnung in einem Compiler angewendet. AnschlieSend wurde dieser mit der bisherigen
Implementierung verglichen und dessen Auswirkungen auf libFIRM untersucht.

Die Evaluation zeigte, dass die Wirksamkeit des neuen Ansatzes sowohl von der
verwendeten Zielarchitektur, als auch den konkreten kompilierten Programmen
abhéngt. Fir die TA-32-Architektur konnte so festgestellt werden, dass manche
Programme durch den neuen Ansatz bis zu 3,9 % schneller wurden. Jedoch gab es hier
auch Programme, welche deutlich an Geschwindigkeit verloren haben. Schlussendlich
konnte fiir viele Programme kein signifikanter Unterschied zwischen der bisherigen
Implementierung und dem neuen Ansatz festgestellt werden, wodurch dieser fiir [A-32
daher im Mittel nur leicht schnellere Programme erzeugte. Hingegen konnte mit dem
AMDG64-Back-End fiir die Mehrzahl der untersuchten Programme ein signifikanter
Speedup durch den neuen Ansatz, festgestellt werden. Dabei wurden Speedups von
bis zu 7,6 % und im Mittel tiber 2,1 % erreicht. Trotzdessen konnte keine durchgangige
Verbesserung fiir alle getesteten Programme beobachtet werden. Fiir einen Teil der
Programme konnte auch mit AMD64 kein signifikanter Unterschied, im Vergleich
zur bisherigen Implementierung, gemessen werden.

Weiterhin konnte beobachtet werden, dass der neue Ansatz aufgrund seiner Komple-
xitdt deutlich mehr Zeit zum Finden einer Grundblockanordnung bendtigt. Fiir sehr
grofe Programme stieg die Laufzeit dabei so weit an, dass sie die Gesamtlaufzeit des
Back-Ends dominierte. Wie daraufhin jedoch gezeigt wurde, lédsst sich die Laufzeit
durch entsprechende Parameterwahl, auf Kosten der Ergebnisqualitat, beeinflussen
und so auf ein akzeptables Maf§ reduzieren.

Zusammengefasst 1asst sich also positiv feststellen, dass das Ziel dieser Arbeit erreicht
und ein neuer Ansatz zur Grundblockanordnung implementiert werden konnte, der fiir
einige Programme tatsidchlich bessere Ergebnisse erzeugt. Vor allem in Kombination
mit dem AMDG64-Back-End, scheint sich der Aufwand gelohnt zu haben, da auf
diesem, mit im Schnitt tiber 2% Speedup, eine deutliche Verbesserung erreicht
wurde. Ebenfalls konnte die Fragestellung, ob der eingesetzte EXTTSP-Algorithmus
auch ohne exakte Profiling-Daten noch gute Ergebnisse erzielt, mit Ja beantwortet
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werden.

Die weitere Verwendung der Implementierung in libFiRM kann als Ergdnzung zur
bisherigen Implementierung klar empfohlen werden, da viele Programme deutlich von
der neuen Grundblockanordnung profitieren. Ob sie allerdings als Standardeinstellung
verwendetet werden sollte, ist gerade im Fall von TA-32 abzuwagen. Im Fall des
AMDG64-Back-Ends scheint die EXTTSP-Grundblockanordnung jedoch ein potenter
Ersatz fiir die bisherige Implementierung zu sein. Durch die Wahl eines niedrigeren
K-Parameters, wie beispielsweise 64, konnen die Laufzeiten in einem akzeptablen
Rahmen gehalten und dennoch deutliche Speedups, gegeniiber der bisherigen Imple-
mentierung, erreicht werden. Eine variable Wahl des Parameters, in Abhéangigkeit
des gewéhlten Optimierungslevels, ist ebenfalls denkbar.

Zukiinftig konnten die Auswirkungen, der durch Schatzungen ersetzten Profiling-
Daten, noch weiter analysiert werden. So wére beispielsweise interessant, ob der
EXTTSP-Algorithmus auf Architekturen mit fester Instruktionsgrofie, wie SPARC
und MIPS, von der exakten Grundblockgréfienschiatzung profitiert und bessere
Ergebnisse erzielt. Auflerdem kénnten die implementierten Groflenschéatzungen noch
verbessert werden.

Des Weiteren besteht auch bei der Schéitzung der Ausfithrungshéufigkeiten noch
Optimierungspotential. Die bisherige Implementierung in libFIRM betrachtet bei-
spielsweise noch nicht, ob bedingte Spriinge zu einer Ausnahmebehandlung oder
dhnlichem gehoren. Von einer solchen Optimierung wiirden auch andere, der in
libFIRM implementierten Optimierungen, profitieren. Der Ansatz [14] von Wu und
Larus, welcher unter anderem auch in der GCC verwendet wird, liese sich beispiels-
weise leicht in libF1RMs bestehende Implementierung integrieren.

Dartiber hinaus gibt es noch zahlreiche weitere Optimierungsansétze, die sich eben-
falls mit der Anordnung von Programmcode beschéftigen. Exemplarisch wére die
Erforschung des Zusammenspiels aus Grundblockanordnung und der, in Abschnitt 2.5
bereits erwihnten, ,,Hot-Cold“-Optimierung interessant. Ein weiterer vielversprchen-
der Forschungsansatz wére, die Grundblockanordnung, auch iiber die Grenzen von
Funktionen hinweg, einzusetzen.
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