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Kapitel 1
Hintergrund und Motivation

Objekt-orientierte Programmiersprachen ausgestattet mit Vererbungsmechanismen
unterstiitzen vor allem schnelle Prototypentwicklung von Programmen und haben
einen hohen Grad an Wiederverwendbarkeit von existierenden Ressourcen. Aber
eine breite Akzeptanz bei den Benutzern von Programmiersprachen bleibt ihnen
weiterhin verwehrt, obwohl sich objekt—orientierte Ansétze im Bereich der Soft-
wareentwicklung, z.B. OO-Analyse nach Booch, oder im Bereich der Datenbanken
immer mehr durchsetzen.

Einen kritischen Punkt der objekt—orientierten Programmiersprachen stellt ihre
Implementierung dar. Abgesehen von erheblichem Speicherplatzbedarf eines objekt—
orientierten Systems kiimpfen Programme dieser Sprachen im Gegensatz zu gleichbe-
deutenden C/C++-Programmen mit ihrer , problematischen” Laufzeiteffizienz. Da-
her spielen Optimierungstechniken fiir objekt-orientierte Sprachen zur Steigerung
der Effizienz eine iibergeordnete Rolle.

Die vorliegende Arbeit beschéftigt sich mit einem Modell zur statischen Analyse
von ungetypten objekt—orientierten Programmen. Die behandelte Programmierspra-
che ist eine Smalltalk-80—artige Sprache.

Im Vergleich zu imperativen Programmiersprachen werden in objekt—orientierten
Programmen weitaus hidufiger Methodenaufrufe als Funktions- oder Prozeduraufrufe
in imperativen Sprachen verwendet. Die Implementierungstechniken fiir imperative
Sprachen sind soweit entwickelt, daf sich die Kosten eines Funktionsaufrufes im ak-
zeptablen Rahmen befinden. Hier sei an die C/C+-+-Implementierungen erinnert,

die mittels exzessiver Inline-Technik die von Funktionsaufrufen verursachten Kosten



2 KAPITEL 1. HINTERGRUND UND MOTIVATION

(zuséitzlicher Aufwand durch Anlegen der Umgebung, des Activation Records) mi-
nimieren. In imperativen Sprachen konnen Funktionsaufrufe statisch an ihre Funk-
tionsdefinition gebunden werden. Und dies ist vor allem in ungetypten dynamisch
gebundenen objekt-orientierten Sprachen nicht ohne weiteres méoglich, da erst zur
Laufzeit durch den Empfianger eines Aufrufes die entsprechende Methodendefiniti-
on bestimmt wird. Der Empfiinger ist ein ausgezeichnetes Argument eines Aufrufs
und kann nicht unmittelbar anhand des Programmtextes exakt ermittelt werden.
In getypten objekt—orientierten Sprachen kann aufgrund der Typdeklarationen der
Empfinger wesentlich genauer erfafit werden, sodafl das soeben angesprochene Pro-

blem in Sprachen wie C++ oder Eiffel nicht so relevant ist.

1.1 Implementierung von Methodenaufrufen

Wir betrachten einen Methodenaufruf in Smalltalk-80 [GR83] und beschreiben in
welcher Form zu einer Aufrufstelle der geeignete Methodencode (-definition) ermit-
telt werden kann.

Sei revr sela:v selb:w ein Methodenaufruf mit Empfanger revr und Argu-

menten v und w.

method lookup
routine

call selaselb:(revr,v,w) -

Abbildung 1.1: Naive Implementierung der Methodenaufrufe

In einer naiven Implementierung, sieche Abbildung 1.1, iibersetzt der Compiler
den Methodenaufruf in einen Zwischencode, z.B. der Form call sela:selb: (revr,v,w).
Wenn dieser Zwischencode vom Laufzeitsystem (Interpreter) interpretiert wird, so
wird zunéichst eine systemeigene Methodensuchroutine (method lookup routine) aus-
gefiihrt. Die Routine schaut in der Klasse nach, zu der das Empfiangerobjekt gehort,
ob ein geeigneter Methodencode vorhanden ist. Wenn dies der Fall ist, dann kann
die Verbindung mit der Aufrufstelle (Anlegen der Umgebung, etc.) hergestellt wer-
den. Ansonsten wird in der Superklasse der gerade untersuchten Klasse nach der

Methode weitergesucht. Dieser Prozefl wird solange durchgefiihrt, bis eine geeigne-



1.1. IMPLEMENTIERUNG VON METHODENAUFRUFEN 3

te Methode gefunden wird oder es keine Superklasse mehr gibt. Letzteres fiihrt zu

einem Programmabbruch mit der Fehlermeldung does—not—understand.

method lookup

call selaselb:(revr,v,w) i
routine

Cache

Abbildung 1.2: Deutsch/Schiffman Implementierung der Methodenaufrufe

Eine verbesserte Methodenaufruf-Implementierung, siehe Abbildung 1.2, die
schon von Deutsch und Schiffman [DS84] vorgeschlagen wurde, wird auch heute noch
von manchen Implementierungen verwendet. Hierbei wird ein zusétzlicher globaler
Cache eingefiihrt, auf den bei jedem Methodenaufruf zunéchst zugegriffen wird. Der
Cache speichert die letzten n unterschiedlichen Methodenaufrufe, genauer die Zeiger
auf den entsprechenden Methodencode, ab. Er wird als Hashtabelle angelegt, wobei
in jedem Eintrag die Klassenzugehorigkeit des Empfangers, der Methodenname und
der Zeiger auf den entsprechenden Methodencode verwaltet werden. Wenn im Cache
keine geeignete Methode gefunden wird, so kommt die Methodensuchroutine wieder

zur Ausfiihrung.

direkter Zugriff auf

call selasalb:(revr,v,w) - den Methodencode

Abbildung 1.3: Direkter Zugriff auf den Methodencode

Wiinschenswert wire eine Implementierung der Methodenaufrufe in der Art,
daf} bereits der Compiler einen direkten Zugriff auf den Methodencode ermdéglichen
konnte, siehe Abbildung 1.3. Dies kann in einer dynamisch gebundenen Program-
miersprache i.a. natiirlich nicht der Fall sein, aber der Compiler kann versuchen,

moglichst viele Aufrufstellen statisch zu binden.



4 KAPITEL 1. HINTERGRUND UND MOTIVATION

1.2 Compilierung in objekt—orientierten Systemen

Objekt—orientierte Systeme, wie z.B. Smalltalk-80, beinhalten neben der Program-
mierprache und einer reichhaltigen Programmbibliothek (Klassenbibliothek) auch ei-
ne graphisch unterstiitzte Programmierumgebung, in der Browser, Editor, Compiler
und Debugger integriert sind. Solche Systeme eignen sich hervorragend zur schnel-
len Prototypentwicklung. Der herkémmliche Begriff eines Programmes existiert dort
nicht. Stattdessen wird ein Ausdruck bzgl. der vollstdndigen Klassenbibliothek eva-
luiert. Methodendefinitionen werden direkt nach ihrer Eingabe in Zwichencode iiber-
setzt. Somit ist eine den “klassischen” Pascal- oder Modula—Programmen vergleich-
bare vollstdndige Compilierung eines Programmes nicht mog-
lich. Dadurch sind manche weitreichenden Optimierungstechniken ausgeschlossen.
Nach der Prototypentwicklung gilt es, ein effizientes Programm zu erstellen. Dies
kann durch Neuentwicklung in einer effizienten Programmiersprache, wie z.B. C/C++,
erfolgen oder durch Zusammenstellung eines Programmes aus der iibergrofien Klas-
senbibliothek und seiner Compilierung unter Zuhilfenahme von statischen Programm-
analysen.

In dieser Arbeit mochten wir einen Schritt von der Prototypentwicklung in Rich-
tung Endproduktentwicklung gehen und werden ein Konzept fiir statische Programm-
analysen vorstellen, das fiir die Compilation eines gesamten Programmes genutzt

werden kann.

1.3 Statische Programmanalysen

Die Aufgabe der statischen Programmanalyse besteht in der statischen Gewinnung

von Informationen iiber das Laufzeitverhalten von Programmen. Der Nutzen von

statischer Programmanalyse kann durch die folgende Frage ausgedriickt werden:
Gibt es zu einem gegebenen Programm ein semantisch dquivalentes
Programm, das weniger Zeit und/oder Platz bendtigt als das Ur-
sprungsprogramm ¢

Fragen dieser Art sind i.a. unentscheidbar, d.h. es gibt keinen Algorithmus, der

diese Frage korrekt und vollstéindig beantwortet. In der Praxis hdufig verwendete

Programmanalysen beschéiftigen sich mit den Fragen
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e Hat ein Ausdruck an einem Programmpunkt immer den gleichen (konstanten)
Wert? Wenn ja, so kann bereits zur Ubersetzungszeit der Wert berechnet und

das Ergebnis im Programm eingesetzt werden. (Constant Propagation Pro-

blem)

e Wenn ein Ausdruck mehrfach im Programm vorkommt, ergibt seine Berech-
nung an mindestens zwei Programmpunkten immer den gleichen Wert? Wenn
ja, so ist die zweite Berechnung iiberfliissig und kann durch einen geeigne-
ten Verweis auf das Ergebnis des Ausdrucks ersetzt werden. (Code Motion

Problem)

e Ist der Empfinger einer Methode immer derselbe? Wenn ja, so kann eine sta-

tische Bindung des Methodenaufrufes erfolgen. (Type Analysis Problem)

Das Einsatzgebiet der statischen Programmanalyse geht {iber die Anwendung
innerhalb eines Compilers zur Optimierung hinaus. So kénnen Informationen iiber
Benutzung von Variablen zur Unterstiitzung von Entwicklung, Test und Dokumen-
tation von Programmen sowie ihrer Verifikation dienen.

Wichtige Gesichtspunkte statischer Programmanalysen sind ihre garantierte Ter-
minierung, die Gewihrleistung ihrer Korrekheit und eine akzeptable Laufzeit sowie
ein akzeptabler Speicherbedarf.

Statische Programmanlysen kénnen nicht fiir alle Eingabedaten eines Program-
mes ausgefiihrt werden, weshalb Vereinfachungen bzw. Abstrahierungen vorgenom-
men werden miissen. Es werden die vom Programm verwendeten (konkreten) Daten
ersetzt durch (abstrakte) Daten, die auf die spezielle Fragestellung der Analyse abge-
stimmt sind. Ausgehend von einer dynamischen Semantik einer Programmiersprache
148t sich folgender Zusammenhang zur Programmanalyse herstellen: Die semanti-
schen Funktionen einer dynamischen Semantikdefinition sind i.a. nicht berechenbar.
Da eine Programmanalyse ihre Informationen in endlicher Zeit berechnen muf}, wer-
den die semantischen Funktionen derart modifiziert, daf} sie berechenbar sind. Die so
gewonnene Semantik wird als Nichtstandard-Semantik bezeichnet. Die Berechnung
der Nichtstandard—Semantik liefert Informationen iiber die Standard—Semantik (dy-
namischen Semantik) eines Programmes. Es gibt eine Abstraktionsrelation, die die

beiden Semantiken miteinander verbindet, siche Abbildung 1.4.
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S Standard-Semantik
[[1]

Programm 0 Abstraktionsrelation

T

N N Nichtstandard-Semantik

Abbildung 1.4: Abstraktion der Standard-Semantik

Umgekehrt konnen durch eine sogenannte Konkretisierungsrelation, siche Ab-
bildung 1.5, die die abstrakten Informationen in die Menge der konkreten Daten

abbildet, angegeben werden.!

S Standard-Semantik

\

N N Nichtstandard-Semantik

Programm y Konkretisierungsrelation

Abbildung 1.5: Konkretisierung der Nichtstandard-Semantik

In der vorliegenden Arbeit werden wir die Korrektheit der Nichtstandard—Seman-
tik bzgl. einer Standard-Semantik nicht behandeln, sondern werden eine Nicht-
standard—Semantik definieren, die das spezifische Problem beschreibt, aber immer
noch nicht berechenbar ist. Wir zeigen dann, daf eine algorithmische Beschreibung
der Nichtstandard—Semantik existiert und korrekt ist.

Somit ist die Nichtstandard—Semantik N% die Referenzlosung unserer Programm-
analyse und N4 die Losung der algorithmischen Umsetzung, sieche Abbildung 1.6.
Abhéngig von der mathematichen Struktur der Informationen erhalten wir die Gleich-
heit (Koinzidenz) oder das Enthalten sein (die Korrektheit) der algorithmischen

Losung mit bzw. in der Referenzlosung.

! Diese Eigenschaft, die zur Konstruktion von “konkreten” abstrakten Interpretationen verwen-
det wird, ist von Cousot und Cousot in [CC77, CC79] beschrieben worden. Eine systematische

Ubersicht des abstrakten Interpretationsansatzes ist in [CC96] zu finden.
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S
[[1]
e \

(e NRS (=) NA
Abbildung 1.6: Korrektheit der algorithmischen Lésung der Nichtstandard-Semantik

In dieser Arbeit werden statische Programmanalysen als globale Datenflulana-
lysen dargestellt, insbesondere fiir ungetypte objekt—orientierte Programmierspra-
chen. Bei DatenfluBanalysen unterscheidet man zwischen intra- und interprozedu-
ralen Analysen, je nachdem ob nur eine einzelne Prozedur isoliert betrachtet wird
oder der durch Prozeduraufrufe entstehende Datenflufl erfafit wird. Eine ausfiihrliche
Einfithrung in dieses Themengebiet kann in [Zi82, MJ81, WM95] gefunden werden.

Um ein Programm moglichst gut optimieren zu konnen, werden verschiedene Da-
tenflulanalysen eingesetzt. Fiir diese Analysen miifite jedesmal ein Algorithmus ent-
worfen und seine Korrektheit gezeigt werden. Diesen Aufwand kénnen wir minimie-
ren, da die Struktur der Algorithmen und der Korrektheitsbeweise in wesentlichen
Teilen gleich sind. Daher kann ein sogenannter DatenfluBanalyse-Rahmen eingefiihrt
werden, wie der fiir imperative Sprachen von Knoop, Steffen und Riithing in [Kn93,
KRS94c]. Weitere Datenflulanalyse-Rahmen werden in [CDGI6b] diskutiert. Fiir ein
konkretes Datenflulanalyseproblem geniigt es, den Datenbereich und gewisse Opera-
tionen auf ihm zu spezifizieren. Der Datenflulanlayse-Rahmen stellt einen Algorith-
mus bereit, der das spezielle Datenflulanalyseproblem l6st. Der Datenfluflanalyse—
Rahmen von Knoop, Steffen und Riithing wird an objekt—orientierte Sprachen an-
gepafit, siehe auch [KG96a, KG96b, KG96b, G096, Go97, GPITb], so daf iiber diese

Arbeit hinausgehend auch andere Datenflufanalyseprobleme gelést werden kénnen.

1.4 Typanalyse

Ausgangspunkt unserer Uberlegungen war die Fragestellung, ob zur Ubersetzungs-

zeit der Empfinger eines Methodenaufrufes eindeutig einer Klasse zugeordnet wer-
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den kann. Diese Klassenzugehorigkeit werden wir von nun an mit Hilfe des Begriffs
Typ ausdriicken. In Variablen werden Werte (Objekte) abgespeichert. Ein Objekt
gehort zur Laufzeit eindeutig einer Klasse an, d.h. ist Instanz einer Klasse. Der Typ
einer Variablen zur Laufzeit ist genau diese Klasse bzw. der Klassenname. In der
statischen Programmanalyse sind Typen Invarianten bzgl. der Laufzeit eines Pro-
grammes. Die statische Auswertung von Verzweigungen kann dazu fiihren, dafl an
einem Programmpunkt eine Variable sowohl Instanz einer Klasse A als auch Instanz
einer Klasse B sein konnte. Daher ist der Typ einer Variablen die kleinste Menge
der moglichen Klassennamen, von denen die Variable eine Instanz gespeichert haben

konnte.

Typ = Menge von Klassen(namen)

Nicht nur Variablen werden Typen zugeordnet, sondern auch Ausdriicken. Die oben

angesprochenen Invarianten beinhalten, dafl

e in einer Variablen an einem Programmpunkt nur Werte ihres Typs abgelegt

werden konnen,

e die Berechnung eines Ausdrucks nur Werte seines Typs liefern kann.

1.5 Typanalyse und Datenflulanalyse

Wir werden in dieser Arbeit im angesprochenen Datenfluflanalyse-Rahmen eine Pro-
grammanalyse definieren, die den Typ fiir jeden Empfiinger eines Methodenaufrufes
bestimmt. Ist dieser Typ eindeutig, d.h. die Menge der Klassen dieses Typs be-
steht nur aus einem Element, so kann der Methodenaufruf wie ein Funktionsaufruf
behandelt werden.

Eine “verniinftige” Typanalyse im Modell der klassischen interprozeduralen Da-
tenfluBanalyse zu definieren, ist nicht ohne weiteres durchfiihrbar. Die klassische
interprozedurale DatenfluBanalyse konstruiert zunéchst einen Kontrollflugraphen,
der die Aufrufstruktur der Prozeduren des Programmes wiederspiegelt. Dann wird
der KontrollfluBgraph analysiert. In objekt—orientierten Sprachen fithrt dieser An-

satz zu folgender Problematik:
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e die Konstruktion des Kontrollflulgraphen hingt von den Typinformationen

jeder einzelnen Aufrufstelle ab,

e die Berechnung der Typinformationen héingt von der Analyse des Kontroll-

flugraphen ab.

Daher haben wir von einer “verniinftigen” Typanalyse gesprochen, weil natiirlich ein
KontrollfluBgraph aufgebaut werden kann, der jede Aufrufstelle mit allen Methoden-
definitionen geeigneten Namens verbindet. Die Analyse eines solchen Graphens lie-
fert aber i.a. sehr ungenaue Informationen, weil ja nicht jede Methodendefinition zur
Laufzeit ausgefiihrt wird. Um die gegenseitige Abhéngigkeit von KontrollfluBgraph

und Typinformation aufzulosen, wird folgende Vorgehensweise gewihlt:

e Aufbau eines Kontrollfluigraphen, indem jede Aufrufstelle mit allen Metho-

dendefinitionen geeigneten Namens verbunden wird,

e zur Analysezeit wird selektiert, welche Methodendefinitionen analysiert wer-
den. Dabei werden von der Analyse bereits berechnete Typinformationen ver-

wendet.

Typanalysen fiir objekt-orientierte Programme sind seit ldngerem bekannt. Aber
erst in den letzten drei Jahren sind aggressivere Typanalysen vorgestellt und ge-
testet worden. In dieser Arbeit werden wir fiinf Typanalysen unterschiedlicher Ag-
gressivitit im Rahmen der interprozeduralen DatenfluBanalyse vorstellen und neben
theoretischen Vergleichen auch, und vor allem, empirische Aspekte untersuchen. Die
Frage nach den Grenzen (dem Trade—Off) von Theorie und Praxis werden ausfiihr-

lich diskutiert.

1.6 Graphische Darstellung der Ergebnisse der Typ-
analyse

Neben der Optimierung der Implementierung von objekt-orientierten Programmen
liegt der Einsatzbereich einer Typanalyse in der Unterstiitzung der Entwicklung
von Programmen. Dazu eignen sich in hervorragender Weise graphische Werkzeuge.

Ein ungetyptes Programm kann nach erfolgter Typanalyse mit Typinformationen
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versehen (annotiert) werden. Dies erhéht die Lesbarkeit und das Verstindnis des
Programms. Ebenso konnen mogliche Fehlerquellen einfacher lokalisiert werden. Die
von einer Typanalyse berechneten Informationen sind bei gréfleren Programmen
sehr umfangreich, so daf§ eine graphische Aufbereitung notwendig ist. Aus diesen
Griinden haben wir ein Werkzeug namens SQIAT entwickelt [Po97, GP97b], daf
genau diese Aufgabe erfiillt.

1.7 Ziele der vorliegenden Arbeit
Im Rahmen dieser Arbeit wurden folgende Ziele verfolgt und umgesetzt:

e Bereitstellung eines interprozeduralen DatenfluBanalyse-Rahmens fiir objekt—
orientierte Programme, der Korrektheitsbeweise der speziellen DatenfluBana-

lyseprobleme erleichert,
e Typanalysen fiir ungetypte objekt-orientierte Sprachen,
e Theoretischer Vergleich verschiedener Typanalysen bzgl. ihrer Méchtigkeiten,
e Implementierung der Typanalysen,

e Empirischer Vergleich der Typanalysen bzgl. verschiedener Aspekte (Laufzeit,

Qualitit der gewonnenen Informationen, Speicherplatz)

e Bereitstellung eines graphischen Werkzeugs zur Handhabung der Typinforma-

tionen.

1.8 Aufbau der vorliegenden Arbeit

Nach diesem einfiihrenden Teil der Arbeit wird in Kapitel 2 eine einfache objekt—
orientierte Sprache namens SQOL vorgestellt. Durch Transformation der SQOL -Pro-
gramme in Graphen wird die Grundlage fiir eine Datenflufanalyse geschaffen. In
Kapitel 3 wird der Datenflulanalyse-Rahmen beschrieben und die Korrektheit des
algorithmischen Ansatzes bzgl. seiner Referenzlésung gezeigt. Danach werden in Ka-

pitel 4 fiinf verschiedene Typanalysen definiert und ihre Korrektheit gezeigt. Kapitel
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5 beschéftigt sich mit den empirischen Untersuchungen und ihrer Resultate. Dabei
wird zunéchst eine Neuformulierung des theoretischen Algorithmuses erfolgen, so-
dafl nur noch diejenigen Teile des Programms ausgewertet werden, die unbedingt
benétigt werden. Danach werden die fiinf Typanalysen bzgl. ihrer Analysezeiten,
ihrer Qualitidt (Anzahl der mehrdeutigen Aufrufstellen, Anzahl der iiberfliissigen
Methodendefinitionen, Speicherplatzbedarf) miteinander verglichen. Die einzelnen
Aspekte werden zusammenfassend bewertet, wobei sich eine Typanalyse als der beste
Kompromif} zwischen Theorie und Praxis herauskristallisiert. In Kapitel 6 wird ein
Werkzeug zur graphischen Darstellung der berechneten Typinformationen beschrie-
ben. Verwandte Ansétze (Kapitel 7) skizzieren andere Konzepte zur Berechnung
von Typinformationen und vergleicht diese mit dem hier beschriebenen Verfahren.
In den Schluflbemerkungen des Kapitels 8 wird neben einer Zusammenfassung der

Arbeit ein Ausblick auf nicht behandelte Fragestellungen gegeben.
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Kapitel 2

Eine objekt-orientierte

Programmiersprache

Zunichst werden wir eine Smalltalk-80-dhnliche Sprache vorstellen und definieren.
Einige Programmtransformationen werden dann zu der fiir die Datenflulanalyse

geeigneten Programmdarstellung fiithren.

2.1 Die Sprache SQL

Ein SOL -Programm besteht aus einer Menge von Klassendefinitionen (der Klassen-
bibliothek) und einem Hauptprogramm (einem Ausdruck). Dieser Ausdruck wird
beziiglich der Klassenbibliothek ausgewertet, d.h. unter Zuhilfenahme aller durch
die Klassenbibliothek zur Verfiigung gestellten Ressourcen. Jede Auswertung eines
Ausdrucks liefert einen Wert zuriick. Dies kann entweder eine Integerzahl, der undefi-
nierte Wert nil oder ein Zeiger auf ein Objekt sein. Ein Objekt ist eine Instanz einer
Klasse. Es besteht aus seinen Instanzvariablen und einem Hinweis auf die Klasse,
die es erzeugte. Eine Klasse definiert Instanzvariablen und Methoden.

Die sogleich definierte Sprache SQOL stellt folgende Sprachkonstrukte zur Ver-
fiigung:

e Zuweisungen (assignments),

e Erzeugung eines Objektes durch Klasseninstanziierung,

e dynamisches Binden von Methodenaufrufen,

13
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e if-then-else-, while-, repeat-Konstrukte, wie von imperativen Sprachen her be-

kannt.

Die wesentlichen Unterschiede zur Smalltalk-80-Sprache sind gekennzeichnet durch

den Verzicht auf:

e Vererbung: Das statische Vererbungskonzept von Smalltalk-80 148t sich durch
eine Programmtransformation auflésen. Dies geschieht, indem jede Klassende-
finition erweitert wird um ihre ererbten Variablen- und Methodendefinitionen
mit Ausnahme der iiberladenen, d.h. {iberdefinierten (overloading), Methoden.
Zusitzlich kann jede super—Botschaft ersetzt werden durch eine self-Botschaft
an eine umbenannte Version der entsprechenden ererbten Methode. Somit kann
in dem transformierten Programm jede Klasse als separate Einheit betrachtet

werden, da sie ja alle ererbten Definitionen enthilt.!

e Blockkonzept von Smalltalk-80: Dieses Konzept 148t sich ebenfalls durch eine

geeignete syntaktische Transformation in der Sprache SOL simulieren?.

e 1/O-Routinen, File-Handling und eine Reihe von primitiven Werten (Floats,

Characters,...).

2.2 Die Syntax von SQL

Ein Programm besteht aus einer Menge von Klassen und einem Ausdruck, siehe
Abbildung 2.1. Eine Klasse setzt sich aus ihrem Namen (ClassId), der Definiti-
on von Instanzvariablen (Id) und einer Menge von Methodendefinitionen (Method)

zusammen. Eine Methodendefinition (Method) besteht aus dem Methodennamen

!Vererbung ist ein wichtiges Konzept zur Wiederverwendung von bereits definierten Ressourcen.
Allerdings im Rahmen der statischen Programmanalyse wiirde die Einbeziehung von Vererbung

nur zu einer uniibersichtlicheren Darstellung fiihren, sodafl wir auf sie verzichtet haben.
’In Smalltalk-80 werden alle Kontrollstrukturen durch Blocke programmiert, die Ausdriicke

darstellen, deren Auswertung verzogert werden kann. Eine Blockauswertung kann somit als ei-
ne anonyme Methodenausfithrung betrachtet werden. Genauer, die Definition eines Blockes kann
durch eine Instanziierung einer neuen Klasse und die Anweisung zur Ausfithrung des Blockes kann
durch einen Methodenaufruf dieser neuen Klasse ersetzt werden. Dabei muf} allerdings auch die

gesamte Umgebung (Variablen und Parameter) mit iibergeben werden.
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(Program) P
(Class) C
(Method) M
(Simple Expression) SE
(Restricted Expression) RE
(compareOperator) comOp
(arithmeticOperator) arOp
(Expression) E

Cy..Cy E

class Classld

var Idy ... Idy M,... M,

end Classld

method my : Id;..m,, : Id, E
Classld new | self | Id |

nil | Integer

SE | RE my : RE,...m,, : RE,, |
RE instance0f: Classld |
RE, comOp RE,| RE, arOp RE,
=l<|>|<=]>=|<>

+ =[x/

RE | Id:= RE | Ey; Es |

if RE then F) else F, endif |
while RE do E done |

repeat E until RE

Abbildung 2.1: Syntax der Programmiersprache SQOL
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(my : ...my ), seinen Parametern (Idy,...,Id,) und dem Methodenrumpf (£), ei-
nem Ausdruck. Ein Ausdruck kann entweder ein Instanziierungsausdruck, der die
Erzeugung eines Objektes bewirkt, der vordefinierte Identifikator self, der unde-
finierte Wert nil, ein Methodenaufruf, ein if-then-else-Konstrukt, ein repeat-

Schleifenkonstrukt oder ein while-Schleifenkonstrukt sein.

2.3 Laufzeitmodell

Ein SQL -Ausdruck wird in Abhéngigkeit von der Klassenbibliothek und einem
Zustand berechnet. Dieser Zustand besteht aus einem Heap (Objectmemory in
Smalltalk-80 genannt) und einer Liste von Activation Records (Method Context in
Smalltalk-80 genannt). Der Heap verwaltet die erzeugten Objekte, wobei ein Ob-
jekt eine Struktur bestehend aus Namen der zugehorigen Klasse und Werten fiir
die Objekt-(Instanz-)variablen ist. Das Activation Record verwaltet die Bindungen
der formalen Parameter an die aktuellen Argumente eines Methodenaufrufes und
den Wert der self-Variablen sowie einen Zeiger auf das zuvor verwandte Activation

Record?, siehe Abbildung 2.2.

HEAP STACK
A seif —J
x [ 7 D 4 ACTIVATTION RECORD

y A q
X [7 vorheriges AR
y
B
z

Abbildung 2.2: Laufzeitmodell

[401

Im folgenden werden wir die Wirkungsweise der einzelnen Ausdrucksformen auf

den Zustand beschreiben. Sei z der aktuelle Zustand:

integer|nil Hierbei wird der Zustand nicht veréndert.

3Die Verwaltung von Methodenaufrufen erfolgt in der wohlbekannten Stack-Technik.
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RE, arOp RE5 Zunichst wird der Ausdruck RFE; bzgl. des Zustandes z ausgewertet.
Der resultierende Wert sei w; und der resultierende Zustand sei z;. Dann wird
der Ausdruck RE5 bzgl. des Zustandes z; berechnet. Der daraus resultierende
Wert sei wy und der resultierende Zustand sei z9. Sofern RE; und RE5 Integer-
zahlen darstellen, wird nun die entsprechende arithmetische Operation arOp
(+, —, x, /) auf die Werte w; und wy angewandt. Das Ergebnis dieser Operation

und der Zustand z; werden als Gesamtresultat des Ausdruckes zuriickgegeben.
RE, comOp RE5 Entsprechend wie bei den arithmetischen Operationen.

self Es wird der Zeiger auf das momentane self-Objekt, abgelegt im Activation

Record zuriickgegeben. Der Zustand verdndert sich nicht.

Id Der entsprechende Wert wird entweder im Activation Record oder bei den In-

stanzvariablen des Objektes auf das self zeigt, gefunden.

Id := RE Zunichst wird der Ausdruck RE ausgewertet. Sei w der resultierende Wert
und 2 der resultierende Zustand. Dann wird in 2z’ der Instanzvariablen Id des
Objektes, auf das self zeigt, der Wert w zugewiesen. Dieser derart geéinderte

Zustand sowie der Wert w bilden das Resultat des Gesamtausdruckes.

E1; E; Zunéchst wird der Ausdruck F; bzgl. des Zustandes z ausgewertet, sei 2’ der
daraus resultierende Zustand. Dann wird der Ausdruck Fs bzgl. des Zustandes
2" berechnet. Der hieraus resultierende Wert sowie der resultierende Zustand

sind das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

RE instanceOf: Id Zunichst wird der Ausdruck RE bzgl. des Zustandes z berech-
net, mit resultierendem Zustand z’. Nun wird iiberpriift, ob der Wert von RE
Instanz der Klasse Id ist. Wenn ja, so wird der Wert true und 2z’ zuriickgege-

ben, ansonsten der Wert false und 2’

if RE then F; else FE5 endif Als erstes wird der Ausdruck RE berechnet, mit re-
sultierendem Wert w; und Zustand z;. Nun wird iiberpriift, ob w; ungleich dem
Wert false ist. Wenn ja, dann wird der Ausdruck F; ausgewertet, ansonsten
der Ausdruck Es. Der daraus resultierende Wert und der daraus resultierende

Zustand bilden das Ergebnis des Gesamtausdruckes.
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while RE do E done Als erstes wird der Ausdruck RE berechnet, mit resultieren-

dem Wert w; und Zustand z;. Nun wird iiberpriift, ob w; ungleich dem Wert

false ist. Wenn ja, dann wird der Ausdruck E ausgewertet; der daraus resul-

tierende Wert und der daraus resultierende Zustand bilden nun die Basis fiir

eine erneute Auswertung von RE, d.h. die Schleifeniteration wird fortgesetzt.

Ansonsten sind w; und z; das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

repeat F until RE Als erstes wird der Ausdruck E berechnet, mit resultierendem

Wert w; und Zustand z;. Dann wird der Ausdruck RE ausgewertet, mit resul-

tierendem Wert wy und Zustand z,. Nun wird iiberpriift, ob wy ungleich dem

Wert false ist. Wenn ja, wird der Ausdruck F erneut ausgewertet, jetzt bzgl.

des Zustandes zy, d.h. die Schleifeniteration wird fortgesetzt. Ansonsten sind

wsy und zo das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

REy my : RE, ... my, : RE,, Die Aktionen, die beim Auswerten eines solchen Aus-

druckes erfolgen, lassen sich folgendermaflen skizzieren:

Zunichst werden der Empfanger RE und, falls vorhanden, die Argumen-

te berechnet. Sei 2’ der daraus resultierende Zustand.

Dann wird die Klassenzugehorigkeit des Empfingers bestimmt, sei K die

entsprechende Klasse.

Nun wird tberpriift, ob in K eine Methode m; : ...m, : existiert. Falls
nein, kommt es zum Programmabbruch mit der Fehlermeldung does—not—

understand.

Ansonsten wird ein neues Activation Record angelegt, in dem die Bin-
dungen self — Wert(RE,), formaler Parameterl — Wert(RE,), ... ,
formaler Parameter N — Wert(RE,) und ein Verweis auf das alte Ac-

tivation Record abgelegt sind.

Nun kann der Ausdruck im Methodenrumpf von m; : ...m, : bzgl. des
Zustands, bestehend aus dem Heap und dem neuen Activation Record,
ausgewertet werden. Angenommen diese Berechnung terminiert mit dem

Wert w und dem Zustand 2”.
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e Die Berechnung des Gesamtausdruckes endet damit, dal der Zustand z
derart modifiziert wird, dafl der Heap von z ersetzt wird durch den Heap
von 2", Der Zustand z” wird freigegeben. Der Wert des Gesamtausdruckes

betragt w.

2.4 Vorbereitende Umformungen

Programme der zuvor eingefiihrten syntaktischen Art eignen sich nicht sonderlich
zur statischen Analyse (Datenflulanalyse). Daher werden SOL -Programme zunéchst
in “einfachere”, genauer in einfacher zu analysierende, SOL —Programme transfor-
miert. Hierbei werden alle Methodenaufrufe, die auf Empfinger- und Argumentposi-
tionen in Methodenaufrufen vorkommen, eliminiert. Dies geschieht durch Einfiigen
zusitzlicher neuer Variablen. Diese im Programm nicht vorkommenden Variablen
bekommen die zu eleminierenden Methodenaufrufe zugewiesen. Dann werden die
Methodenaufrufe durch die entsprechenden Variablen ersetzt. Ahnlich werden Be-
dingungen, die Methodenaufrufe beinhalten, behandelt.

Beispiel:

Der Ausdruck (o m:a) n:(p k:b) wird ersetzt durch die Folge von Ausdriicken

tl := o m:a;
t2 := p k:b;
tl n:t2

wobei t1 und t2 neue Variablen sind. Entsprechend wird if o n:a then b else
¢ endif ersetzt durch

t := 0 n:a;

if t then b else ¢ endif

Programme, die diesen Anforderungen geniigen, kénnen wie in Abbildung 2.3 be-
schrieben werden.

Zur statischen Analyse wird meistens nicht die textuelle Darstellung von Pro-
grammen verwendet, sondern Programme werden als Graphen oder als eine Men-
ge von Graphen représentiert. Wir werden drei geeignete Darstellungen in diesem
Abschnitt einfiihren, das OO-Programm-Modell (Reprisentation eines Programms

als Transistionssystem), das OO-Analyse-Modell (Aufsplitten der Methodenaufrufe,
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(Program) P = C..Cy,E

(Class) C == class Classld
var Idy ... Idy M, ... M,
end Classld

(Method) M = method my: Idy..my, : Id, E
(Simple Expression) SE = Classld new | self | Id |
nil | Integer
(Simple Method Call) SMC := SEgmi:SE..m,:SE,
(Primitive Method Call)  PMC == Idy + Idy|Idy — Ids |
Idy * Ids | Idy | Ids
(Simple Expression SEMC := SE | SMC | PMC
or Method Call)
(Simple Condition) SC = SE | SE instance0f: Classld |

Idy =1dy | Idy < Idy | Idy > Idy |

Idy <=1dy | Idy >=1Idy | Idy <> Idy
(Expression) E == SEMC |Id:=SEMC | Ey;E, |

if SC then F; else E3 endif |

while SC do E done |

repeat F until SC

Abbildung 2.3: Syntax der vereinfachten SOL -Programme

Herstellen des funktionalen Charakters eines Aufrufs, Einfiihren von Filtern) und
den OO-Analyse-Graphen (Herstellen des interprozeduralen (inter-objekt) Daten-

flusses).

2.4.1 OO-Programm-Modelle

Um den Kontrollflul und den Datenflufl in einem Programm darzustellen, werden
FluBgraphen (flow graphs) verwendet. Dabei werden die Knoten des Graphen mit
Ausdriicke dekoriert und die Kanten spiegeln den Kontrollflul wieder. Jeder Proze-
dur oder Funktion wird ein solcher Flufigraph zugeordnet. Diese Technik ist schon
seit ldngerem bekannt, siehe z.B. [MJ81], und kommt vor allen bei imperativen

Sprachen zur Anwendung. Sie kann problemlos auf unsere objekt-orientierte Spra-
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che SOL iibertragen werden.

In der vorliegenden Arbeit werden Flufigraphen durch Transitionssysteme darge-
stellt [St93]. Hierbei werden nun die Kanten mit Ausdriicken der Sprache dekoriert
und nicht die Knoten. Weiterhin modellieren die Kanten den Kontrollflu} einer Me-
thode. Die Knoten représentieren nur die Programmpunkte.

Ein OO-Programm-Modell TP =< M, ..., My, My > ist ein System von Metho-
den—Modellen, wobei diese die Methoden der Klassen des Programms darstellen. My
ist ein kiinstlich hinzugefiigtes Methoden-Modell, das den Ausdruck des Hauptpro-
gramms darstellt.

Ein Methoden-Modell ist ein Transitionssystem M = (N, E, s, e), wobei N eine
Menge von Knoten (nodes), E eine Menge von Kanten (edges), s ein Knoten, der
keinen Vorginger besitzt, und e ein Knoten, der keinen Nachfolger besitzt, ist. Im
weiteren werden wir im Hinblick auf den Sprachgebrauch bei Transitionssystemen
Knoten auch als Zusténde (states) und Kanten als Transitionen (transitions) be-
zeichnen.

0O.B.d.A. habe der Endzustand jedes Methoden-Modells genau eine eingehende
Transition. Dies kann ggf. durch Hinzufiigen einer weiteren Transition erreicht wer-
den. Somit sind Transitionen mit Ausnahme der Transition zum Endzustand eines

Methoden—Modells dekoriert mit

e cinfachen Ausdriicken (SE),
e cinfachen oder primitiven Methoden (SMC, PMC)),
e cinfachen Bedingungen (SC),

e Zuweisungen, deren rechte Seite einfache Ausdriicke, einfache Methodenaufrufe

oder primitive Methodenaufrufe sind (SEMC').

In der soeben beschriebenen Weise 148t sich ein SOL -Programm auf natiirliche
Weise als OO-Programm-Modell darstellen, wie am folgenden Beispielprogramm

gezeigt wird.

Beispielprogramm:

class A
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method m
if 1<2
then self
else self m
endif
end A

class B
var ¢ d
method n
c:=3;
d:=4;
while c<>d do
c:=d
done;
self
method m
A new n
end B

class Bsp
var a b
method run
a := Bsp new;
if a instanceOf: Bsp
then a:= A new
else a:= B new
endif;
b:=a m;
b:=
end Bsp

Bsp new run

Das zugehorige OO-Programm-Modell ist in Abbildung 2.4 dargestellt.

2.4.2 0OO0O-Analyse-Modell

Ausgehend von einem OO-Programm-Modell erhalten wir das zugehorige OO-Ana-
lyse-Modell durch drei Transformationen. In einem ersten Schritt werden Metho-
denaufrufe aufgespalten (gesplittet). Dies geschieht derart, dafl zundchst Empfinger
und Argumente vor dem eigentlichen Aufruf separat ausgefiihrt werden und der

Aufruf nur ihre Werte verwendet. In einem zweiten Schritt wird der funktionale



VORBEREITENDE UMFORMUNGEN

" Main-Program” classBsp var ab

method run
35
22
36? Bsp new run
23

O

classB var cd

method n
Q 26 | a=A new 29| a=B new
10 | c=3
30
1 27

d:=4

32| bi=am

33| b=1

3

N

O—0-0O-0-

classB var cd method m ?

method m
O

19
'HFWSE'
20 A newn
3| sf 6
21
7 | selfm

Abbildung 2.4: OO-Programm-Modell des Bespielprogramms
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Charakter! der Methodenaufrufe explizit hergestellt. Das Ergebnis eines Methoden-
aufrufes wird in einer gesonderten Variablen abgelegt. Im letzten Schritt werden
Bedingungen umgeformt, so da} sogenannte Filter bei der Analyse die geeigneten
Zweige herausfiltern kénnen. Es werden also nicht automatisch® beide Zweige eines
if-then-else-Ausdruckes untersucht, sondern in Abhingigkeit der Bedingung evtl.
nur ein Zweig. Diese Filtertechnik kommt auch spéter bei der Auswertung der Me-

thodenaufrufe zum Selektieren des geigneten Methoden—Modells zur Anwendung.

Schritt 1: Aufsplitten der Methodenaufrufe

Jede Transition e = (s, 1), die mit einem Ausdruck oder einer Zuweisung der Form
[Id I:]SEU my SElmn : SEn

dekoriert ist, wird durch Transitionen (s,rq), (70,71)--(Tn_1,7n), (Tn,t) ersetzt, die
dekoriert sind mit e-sendsTo := SE\, e-param, := SEi,...,e-param, := SE, und
[Id :=]e-sendsTo my : e-param,...m,, : e-param,,, siche Abbildung 2.5.
a) b)

S S

(sr) | esendsTo:=SE
e= (st [1d:=] SE m: SEl... m: SE,

(rl,rz)g e-param ;= SE;
t

vV

(rp1 fy)|  eparam = SE_

(rt) | [1d:=]esendsTo m,: Idl... m: Id

t

Abbildung 2.5: Aufsplitten der Methodenaufrufe

Die bereits im Programm definierten Variablen werden um e-sendsTo und e-param_1,

..., e-param,, erweitert.

4Methodenaufrufe kénnen, wie Funktionen, eine Wert zurfickliefern.
Dies hingt natiirlich von der verwendeten Analyse ab, wie wir spiter sehen werden.
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Schritt 2: Funktionalen Charakter herstellen

Erweitere die bereits im Programm definierten Variablen um die Variable method-result,
die zur Speicherung des Wertes des zuletzt ausgewerteten Ausdrucks einer Methode

verwendet wird. Um dies zu erreichen, wird nach folgendem Prinzip verfahren:

Sei die Menge der “Bearbeitungs” transitionen initialisiert durch die Transitionen, die
in die Endzustdnde der Methode eingehen. Fiihre fiir alle Bearbeitungstransitionen

aus:

1. Falls die Bearbeitungstransition mit einem einfachen Ausdruck oder Metho-
denaufruf SEMC' dekoriert ist, dann ersetze die Dekorierung durch method-result
:= SEMC.

2. Falls die Bearbeitungstransition mit einer Zuweisung dekoriert ist, deren rechte
Seite ein einfacher Ausdruck oder Methoden-Aufruf SEMC' ist, dann dekoriere
die vom Endzustand der Bearbeitungstransition ausgehenden Transitionen mit

method-result := Id, wobei Id die linke Seite der Zuweisung ist.

3. Falls die Bearbeitungstransition nicht dekoriert ist, dann erweitere die Menge
der Bearbeitungstransitionen um die in den Anfangszustand der Bearbeitungs-

transition eingehenden Transitionen.

4. Verringere die Menge der Bearbeitungstransitionen um die soeben bearbeitete

Transition.

Algorithmisch 148t sich die Herstellung des funktionalen Charakters von Methoden

beschreiben durch:
Algorithmus:
Sei M = (N, E, s,e) ein Methoden-Modell.
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InT := InTransition(e)
repeat
for all t € InT do
if dekor(t) = SEMC' then
dekor(t) = method-result :== SEMC
else if dekor(t) = Id := SEMC' then
dekor(OutTransition(dest(t))) = method-result := Id
else InT := InT U InTransition(source(t))
endif;
InT := InT\{t}

until InT = ()
wobei dekor(t) die Funktion ist, die zu der Transition ¢ seine entsprechende Deko-

rierung liefert; InTransition(z) die Funktion ist, die zu dem Zustand z die in ihm
eingehenden Transitionen liefert; OutTransition(z) die Funktion ist, die zu dem
Zustand z die von ihm ausgehenden Transitionen liefert; dest(t) die Funktion ist,
die zu der Transition ¢ seinen Endzustand liefert; source(t) die Funktion ist, die zu
der Transition ¢ seinen Anfangszustand liefert.

Abbildung 2.6 illustriert die Herstellung des funktionalen Charakters.
a) b)

O O

Id:=SEMC method-result := SEMC Id:=SEMC

method-result := Id

Abbildung 2.6: Funktionaler Charakter

Schritt 3: Einfithrung von Filtern

Die im Programm bereits vorkommenden Variablen werden um e-cond erweitert.
Wir betrachten nun alle Transitionen, die mit Bedingungen dekoriert sind. Ahn-
lich wie in Schritt 1 wird die Bedingung durch Zuweisung an die Variable e-cond

vor Ausfithrung des Verzweigungsausdruckes ausgewertet. D.h. jede Transition e =
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(s,t), die mit einer Bedingung der Form SE oder Id; = Id,® dekoriert ist, wird nun
mit e-cond := SE bzw. e-cond := Id, = Idy dekoriert. Jede Transition e = (s, t), die
mit SE instanceOf :Id dekoriert ist, wird ersetzt (aufgesplittet) durch die Tran-
sitionen (s,r) und (r,t), die dekoriert werden mit e-cond := SE und e-cond :=
e-cond instanceOf :/d. Dann werden die vom Endzustand von e ausgehenden zwei
Transitionen, die den ‘nFalse’ bzw. ‘ False* Zweig reprisentieren, mit e-cond neqFalse

bzw. e-cond eqFalse dekoriert, siehe Abbildung 2.7.

b)

SElldloomOpIdZ e | econd:=SE|ld, comOple

©

e-cond := SE

l e-cond:=e-cond instanceX: Classld

‘nFalse’

econd neqFal se €

Abbildung 2.7: Einfiihren von Filtern

Das zum OO-Programm-Modell aus Abbildung 2.4 gehorige OO-Analyse-Modell
ist in Abbildung 2.8 dargestellt.
Notation

Sei T%" =< My, ..., My, Mg > das OO-Analyse-Modell eines Programmes II.

e N bhezeichne die Menge der Zustdnde von 7" und E*" bezeichne die Menge

der Transitionen von 7%™.

5Der Vergleichsoperator = sei hier stellvertretend auch fiir alle anderen Vergleichsoperatoren

verwendet.
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" Main-Program"”
35-sendsTo:=Bsp new

35

36 | method-result:=35-sendsTo run

OO0

classB var cd

method n

classBsp var ab
method run

22| a=Bspnew

Zgzaoond:a

24| 23-cond:=23-cond instanceOf: Bsp

25 28
23-cond negFalse 23-cond egFalse
Zs?a;A new ZQCE&:B new

N

31| 3l-sendsTo:=a

32| b:=31-sendsTom
33| bi=1

34| method-result:=b

O<-0O-0-0=Q

classB var cd

method m
19?19$ndsTo:=A new

21

O-—0-0O

20 | method-result:=19-sendsTo n

classA
method m
1| 1-cond:=1<2
2 5
1-cond negFalse 1-cond eqFalse
g method-result:=self 6<E 7-sendsTo:=self
ﬁD
4
/)
9?

method-result:=7-sendsTo m

Abbildung 2.8: OO-Analyse-Modell des Bespielprogramms
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e L7 bezeichne die Menge der Transitionen, die mit einem einfachen Methoden-

Aufruf dekoriert sind; E%™" C E™.

pmc

o 0T . bezeichne die Menge der Transitionen, die mit einer Zuweisung, in der

ein einfacher Methoden-Aufruf vorkommt, dekoriert sind; E$7:  ~C E™.

e E" bhezeichne die Menge der Transitionen, in deren Dekorierung ein Methoden-

Aufruf vorkommt; B¢ =4 EO" U BT

pmc assmc

e (4 bezeichne die Menge der Klassenidentifikatoren der Klassen, die in II defi-

niert sind.

o M, bezeichne die Menge der Methodenidentifikatoren der Methoden, die in
IT definiert sind.

e V;; bezeichne die Menge der Variablenidentifikatoren, die in IT definiert sind,
erweitert um die Menge

{e-sendsTo, e-param,, ..., e-param,,, method-result, e-cond}.

e Mg bezeichne die Menge der Methoden-Modelle des OO-Analyse-Modells,
d.h. MMdl = {Mla SRS Mk; MH}

e Impl: M4 — P(Crq) bildet einen Methodenidentifikator auf die Menge der

Klassen ab, in denen eine solche Methode definiert ist.

o Model : Mjg x Crqg — Mysaq bildet einen Methodenidentifikator und einen
Klassenidentifikator auf das zugehdrige Methodenmodell ab.

Model(m,C) = M;,
M; stellt das Methodenmodell der Methode m in der Klasse C' dar.

o (Class : N*™UMyra — Crq bildet Zustand und Methodenmodell auf die Klasse

ab, zu der sie gehoren;

Class(y) = C,

wobei C' die Klasse darstellt, die y umfaft.
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o mm : N — My bildet einen Zustand auf dasjenige Methodenmodell ab,

in dem der Zustand vorkommt;
mm(n) =M
wobei M das den Zustand n umfassende Methodenmodell ist.
e name : My — Mg liefert den Identifikator eines Methodenmodells;
name(M) = m,
wobei m der Methodenname des Methodenmodells ist.

e Method : E}" — My, bildet eine Transition aus E,» auf dasjenige Metho-

denmodell ab, in dem die Transition vorkommt.

e Sender: Myrg — P(EZ") bildet ein Methodenmodell auf alle das Methoden-

modell aufrufende Transitionen ab;

Sender(M) = {e € E%"|Method(e) = name(M)}.

e Sei im weiteren M = (N, E, s,e) ein Methodenmodell von T%" das zu einer

Klasse C' gehort.

e start : Muyq — N und end : Mgy — N liefern zu einem Methodenmodell

den jeweiligen Start- bzw. Endzustand;

start(M) = s, end(M) = e.

e pred,; : N — P(N) liefert die Menge der direkten vorhergehenden Zustinde

von m;

predy, (m)=q {n|(n,m) € E}.

e succy : N — P(N) liefert die Menge der direkten nachfolgenden Zustinde

von n;

succpy (n)=q {m|(n,m) € E}.
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e Sei e = (n,m) € E eine Transition. Dann heifit n Anfangszustand von e und
m Endzustand von e.
source : E — N liefert den Anfangszustand und dest : E — N liefert den

Endzustand einer Transition;

source(e) =n, dest(e) = m.

e Ein endlicher Pfad in einem Graphen G ist eine Folge von Transitionen (e, ..., €;),
so daB dest(ej) = source(ej) fiir alle j € {1,...,¢ — 1} gilt. Wir sagen auch:
(€1,...,e,) ist ein Pfad von m nach n, wenn zusitzlich noch source(e;) = m

und dest(e,) = n gilt.

e Pg[m,n] bezeichne die Menge aller endlichen Pfade in einem Graphen G von

m nach n. Der leere Pfad wird durch e dargestellt, er enthilt keine Transition.

e O.B.d.A. setzen wir voraus, daf} alle Zustinde n € N auf einem Pfad eines
Methodenmodells von seinem Anfangszustand s nach seinem Endzustand e

vorkommen.

2.4.3 0OO-Analyse-Graph

Der Kontrollflu} zwischen Objekten, ausgelost durch Methodenaufrufe, kann im
OO-Analyse-Modell nicht ausgedriickt werden. Im OO-Analyse-Modell kann zwar
jedes Methodenmodell separat analysiert werden (d.h. intra-objekt bzw. intraproze-
durale Analyse), aber auf die Wechselwirkungen der Aufrufe kann nicht eingegangen
werden. Daher werden wir nun das OO-Analyse-Modell derart verfeinern, daf3 der
Kontrollflu zwischen den Methodenmodellen integriert wird (d.h. es werden die
Voraussetzungen fiir eine inter—objekt bzw. interprozedurale Analyse geschaffen).
Der OO-Analyse-Graph 7% = (N%, E*, 5% %) ergibt sich aus dem OO-Ana-
lyse-Modell 79" = (N®™ Eom g@m™ @) indem alle vorkommenden Methodenauf-
rufe mit ihren entsprechenden Methodenmodellen verbunden werden. Dazu ersetzen
wir im OO-Analyse-Modell 7% alle Transitionen e = (r,t) € E", die mit einem

mc )

einfachen Methodenaufruf

[Id :=|e-sendsTo my : e-param, ... m; : e-param;
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dekoriert sind durch die folgenden Transitionen, wobei (1, ..., C} diejenigen Klassen
sind, in denen eine Methode m; : ...m; : definiert ist:

ejcc;ll = (r,r1), dekoriert mit e-sendsTo Cy.my : ...m; :,

e?z-’“l = (r,ry), dekoriert mit e-sendsTo Cy.my : ..m; :,
esthoutof = (1, ri41), dekoriert mit e-sendsTo SthOutOf{CY, ..., Cy},
und
eg;j = (ry, start(Model(m; : ...m; :,C4))) dekoriert mit
(f20, L fEY) i= (e-param,, ..., e-param;),

)

Ok = (ry, start(Model(my : ...m; 1, Cy,))) dekoriert mit

epb

(f%, oy fO%) := (e-paramy, ..., e-param;),
und
(end(Model(m; : ...m; :,C1)),t) ohne Dekorierung im Falle e € ES und

mit Dekorierung Id := method-result im Falle e € EX |

(end(Model(my : ...m; :,C})),t) ohne Dekorierung im Falle e € E4". und

pmec

mit Dekorierung Id := method-result im Falle e € ES7

sowie

einer Transition (ry41,t) ohne Dekorierung.

Abbildung 2.9 und 2.10 illustrieren graphisch den soeben beschriebenen Vorgang.
Im einzelnen bedeutet dies, daf§ anstelle der urspriinglichen Transition e € EX7 fiir
alle entsprechenden Methodenimplementierungen (Impl(Method(e)) = {C4, ..., Ci})
eine neue “Filter”-Transition ef; eingefiigt wird. Diese Transition dient spiter da-
zu herauszufinden, ob der Empfinger (e-sendsTo) Instanz der Klasse C' ist. Wenn
ja, so wird die Methode der Klasse C' ausgefiihrt, wenn nein, so wird der Infor-
mationsfluf} fiir diese Methode geblockt (d.h. die Methode wird nicht ausgefiihrt).
Der Endzustand der Filter-Transition wird mit dem Anfangszustand des geeigneten
Methodenmodells in C' verbunden durch eine weitere Transition, die die Bindung
der formalen Parameter (fC, ..., f©) mit den aktuellen Parameter (Argumenten) er-

ledigt. Weiterhin wird der Endzustand des Methodenmodells verbunden mit dem

Endzustand der urspriinglichen Transition e.
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r

€ esendsTo m_: Id, ... :
1 1 n n

t

b)

e-sendsTo
Sthoutof {C, ,...G }

start( c;. m ... m ) é /// start( G- Mt ... M7 (j \\, / f
. ) £ N £ ’
end(c,. m.: ...nh.)b end( G- m,: .. m, ) Q
\\\\ //// ‘\\\‘ A///

Abbildung 2.9: Inter-Objekt-Fluf} fiir einfache Methodenaufrufe
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r O
Eg Id:= esendsTo m_: Id,... m : Id
1 1 n n
t

b)

e-sendsTo
Sthoutof {C, ,....G }

(f

! I

PR, / I
- N / e \
2 AN / \
start( C,.my: ... m :)é N start( . m,: ...mn:)é :

A

N £ S
end(c,.m,:..m. ) Q e'f‘?(_%;ﬁ"1: ) -
e - e id :=/meth’od-result

o s Voo
1@)

Id := method-result

Abbildung 2.10: Inter-Objekt-Fluf} fiir Zuweisungen mit einfachen Methodenaufru-

fen
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Im Abbildung 2.10 wird der Fall illustriert, daf§ die urspriingliche Transition e mit
einer Zuweisung dekoriert ist, in der ein Methoden-Aufruf vorkommt. Hierbei wird
zusitzlich zum Vorhergehenden noch die “Riickkehr”-Transition, ausgehend vom
Endzustand des Methodenmodells hin zum Endzustand der urspriinglichen Transi-
tion, dekoriert mit der Zuweisung Id := method-result. Damit wird die Verwertung

der Wertriickgabe einer Methode realisiert.

Bezeichnungen:

e Aufruf-Transitionen sind diejenigen Transitionen, die bei der Konstruktion des
OO-Analyse-Graphen eingefiigt worden sind und die vom Anfangszustand der
urspriinglichen Transition ausgehen (ejcc;ll, - e?fl, estnoutos sind solche Aufruf-

Transitionen). £

o bezeichne die Menge aller Aufruf-Transitionen von 77%9.

e Riickkehr-Transitionen sind diejenigen Transitionen, die bei der Konstrukti-
on des OO-Analyse-Graphen eingefiigt worden sind und deren Endzustand
dem Endzustand der urspriinglichen Transition entspricht. E;Y bezeichne die

Menge aller Riickkehr-Transitionen von 7'%9.

e Die Indizes pb, fil, SthOutOf bzw. ass bei den Transitionen weisen daraufhin,
daf} es sich um Transitionen handelt, die die Parameterbindungen, den Filter,

den Ausnahmefall bzw. die Wertriickgabe eines Methodenaufrufs darstellen.

Giiltige und vollstindige Pfade

Endliche Pfade sind zuvor definiert worden. Allerdings reichen diese nicht aus,
um das korrekte Aufruf- und Riickkehrverhalten von Methoden darzustellen. Es
gibt endliche Pfade, die keine korrekten Programmausfiihrungen beschreiben. Da-
her werden wir spezielle endliche Pfade (giiltige Pfade) charakterisieren, die das
Aufruf- und Riickkehrverhalten von Methoden in geeigneter Weise modellieren.
Spéiter bendtigen wir noch giiltige Pfade mit der Eigenschaft, dafi auf ihnen ge-
nau soviele Aufruf-Transitionen wie auch Riickkehr-Transitionen vorkommen. Diese
Pfade werden vollstindige Pfade genannt. Die formalen Definitionen gehen zuriick
auf die Definitionen von interprozeduralen giiltigen und vollstéindigen Pfaden aus

[SP81].
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Definition 2.4.1

1. Sei p € Prag[m,n]. Dann ist p ein giiltiger Pfad (oder auch oo-Pfad genannt)
genau dann, wenn das Tupel (e, ..., ex), das durch Elimination aller Transitio-

nen aus £\ (E%

o9, U E2%) wohlgeformt im folgenden Sinne ist:

(a) Wenn in (ey,...,ex) keine Riickkehr-Transition vorkommt (d.h. Ve; €
{e1,...,ex} : e; & EYY), dann ist (ey, ..., €;) wohlgeformt.

(b) Ansonsten, sei j der kleinste Index aus {1,..., k}, so dal e; eine Return-
Transition ist (d.h. Vi < j: e; € E;%,). Dann ist (eq, ..., €;) wohlgeformt
genau dann, wenn j > 1 und e;_; € Ey, die Aufruf-Transition ist, die
der Return-Transition e; entspricht und wenn das nach Eliminierung von

e;—1 und e; verbleibende Tupel (e, ..., €;_2, €11, ..., €;) wohlgeformt ist.
2. OP[m,n] bezeichne die Menge aller oo-Pfade von m nach n.

3. Ein oo-Pfad p= (e, ..., ex) € OP[source(ey), dest(e)] ist ein vollstéindiger Pfad,

wenn genau soviele Aufruf- wie Riickkehr-Transitionen in p vorkommen, d.h.

[{ilei € Ecan} | = [{ilei € Eva} |

call

4. COP[m,n] bezeichne die Menge aller vollstindigen (complete) oo-Pfade von

m nach n.



Kapitel 3
Datenfluflanalyse-Rahmen

Der hier vorgestellte DatenfluBanalyse-Rahmen geht zuriick auf den Rahmen der
Abstrakten Interpretation [CC77, CC79, Ma93], einer michtigen und mathema-
tisch formulierten Theorie als Basis fiir statische Programmanalyse. Hierbei wird
die “volle (dynamische)” Semantik ersetzt durch eine einfachere (abstraktere) Ver-
sion, die speziell auf das vorliegende Problem zugeschnitten ist. Kennzeichnend fiir
den hier definierten Datenflulanalyseansatz, eine Adaption des interprozeduralen
Ansatz von Knoop und Steffen [Kn93, KS92] fiir imperative Sprachen, ist die Ein-

teilung in
e Sperzifikation des Datenfluflanalyseproblems,

e Berechnung der Datenflulinformationen mittels eines generischen Algorith-

muses

e und dem Nachweis gewisser Eigenschaften, um Korrektheit oder Optimalitét

(Koinzidenz) der Analyse zu gewihrleisten.

Zur Sperzifikation des gewiinschten Datenfluflanalyseproblems geniigt es, einen voll-
standigen Verband, der die Datenflufiinformationen représentiert, und die (lokale)
abstrakte Semantik von “einfachen” Ausdriicken! zu definieren.

Die Berechnung der Datenflufinformationen geht zuriick auf den “funktionalen”
Ansatz von Sharir und Pnueli [SP81], bei dem Prozeduren als Einheiten (Blocke)

betrachtet werden, zu denen Ein-/Ausgabetransformationen berechnet werden. In

! Dies sind Ausdriicke, in denen keine Methodenaufrufe vorkommen.

37



38 KAPITEL 3. DATENFLUSSANALYSE-RAHMEN

einem zweiten Schritt wird dann das gesamte Programm analysiert, wobei die Proze-
duraufrufe mittels ihrer bereits berechneten Semantik (Ein-/Ausgabetransformation)
ausgewertet werden. Sowohl die Analyse der Prozeduraufrufe als auch des gesamten
Programms erfolgt als iterative Fixpunktberechnung.

Mit Hilfe der lokalen abstrakten Semantik kann eine, allerdings nur theore-
tisch verwendbare, Losung des Datenflulanalyseproblems definiert werden. Diese
“operationelle” Losung bildet die sogenannte Referenzlosung. Dahingegen kann die
Fixpunktlosung des Datenflulanalyseproblems algorithmisch umgesetzt, also be-
rechnet, werden. Gewisse Bedingungen, wie Nachweis der absteigenden Kettenbe-
dingung des zugrundeliegenden Verbandes und der Nachweis der Monotonie bzw.
Distributivitat der lokalen abstrakten Semantik, fithren zur Korrektheit bzw. Koin-
zidenz der Fixpunktlosung bzgl. der Referenzlosung.

Erwéhnt werden soll noch, dafl in diesem Kapitel kein konkretes Datenfluflana-
lyseproblem definiert wird, somit auch kein konkreter Verband, sondern “nur” der
Rahmen fiir eine Datenflufanalyse von objekt-orientierten Programmen. Dies be-
deutet, dafl dieser Rahmen {iber die in dieser Arbeit vorgestellten Typanalysen hin-
aus auch fiir andere Datenfluflanalyseprobleme, wie z.B. code motion, dead code
elimination, reaching definitions [Zi82, WM95, KG96a], verwendet werden kann,
ohne jeweils vollstindig neue Losungen und Implementierungen mit dem Nachweis

ihrer Korrektheit entwickeln zu miissen.

3.1 Verbinde

Der der Verbandstheorie kundige Leser kann diesen Abschnitt beruhigt iiberschla-

gen. Die folgenden Definitionen gehen zuriick auf [Sc86].

Definition 3.1.1
Eine Relation C: D x D — B ist eine partielle Ordnung (partial odering) iiber dem

Bereich (domain) D genau dann, wenn folgende Axiome fiir C gelten:

1. Reflexivitét: fiir alle a € D gilt: a C a.
2. Antisymmetrie: fiir alle a,b € D gilt: a C b und b C a impliziert a = b.

3. Transitivitat: fiir alle a,b,c € D gilt: a C b und b C ¢ impliziert a C c.
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Die in der reellen Analysis bekannten Begriffe “kleinstes” und “grofites” Element
sowie “obere” und “untere” Schranke konnen in diesem Zusammenhang ebenfalls

verwendet werden.

Definition 3.1.2
Sei D eine Menge mit partieller Ordnung C iiber D und D’ C D.

e Ein Element a € D heifit kleinstes (bottom-) Element von D, falls gilt: a C b
fiir alle b € D.

e Ein Element a € D heifit groites (top-) Element von D, falls gilt: b C « fiir
alle b € D.

e Ein Element s € D heifit obere Schranke von D', falls gilt: a C s fiir alle
a€D.

e Ein Element s € D heifit untere Schranke von D', falls gilt: s T a fiir alle
a€D.

Als néchstes fiihren wir Operationen auf D ein: eine Vereinigungsoperation LI

(auch join genannt) und eine Schnittoperation M (auch meet genannt).

Definition 3.1.3
Sei D eine Menge mit partieller Ordnung C {iber D und fiir alle a,b € D bezeichne
der Ausdruck a b bzw. a Mb dasjenige Element in D (falls ein solches existiert), so

daf} gilt:

l.aCaldbund bC allb.

2. Fiir alle d € D gilt: a C d und b C d impliziert a LI b C d.
bzw.

1.alMbCaund allbC b.

2. Fiir alle d € D gilt: d C a und d C b impliziert d C a 1 b.

Nun konnen wir einen Verband definieren.
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Definition 3.1.4
Ein Verband (£,M, U, C) besteht aus:

e ciner Menge £ mit partieller Ordnung C und

e auf £ sind join- und meet-Operationen definiert, d.h. Va,b € L gilt: allb € L
und allb € L.

Die join- und meet-Operationen lassen sich auf Mengen von Argumenten erwei-

tern.

Definition 3.1.5
Sei D eine Menge mit partieller Ordnung C {iber D und X C D. Dann bezeichne
U X (least upper bound, lub) bzw. [ 1X (greatest lower bound, glb) dasjenige Element

(falls ein solches existiert), fiir das gilt:

1. Fiir alle x € X gilt: z C || X.

2. Fiir alle d € D gilt: Wenn fiir alle x € X: x C d, dann || X C d.
bzw.

1. Fiir alle € X gilt: [ 1X C .

2. Fiir alle d € D gilt: Wenn fiir alle z € X: d C x, dann d C Mx.

Damit haben wir alle Vorbereitungen fiir die Definition eines vollstindigen Ver-

bandes abgeschlossen.

Definition 3.1.6
Ein vollsténdiger Verband (£,M, U, C, 1, T) besteht aus:

e cinem Verband (£,M,,C),
o fiir alle Teilmengen X C L existieren || X und X und

e | =T1L bezeichnet das kleinste (bottom-) Element und T = || £ bezeichnet
das grofite (top-) Element des Verbandes.
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Der Bereich der Datenflulinformationen, die wir spiter verwenden, bildet einen
vollsténdigen Verband (complete lattice), dessen Elemente die gewiinschten Daten-
flulinformationen ausdriicken und der die absteigende Kettenbedingung erfiillt. Da-

her fiihren wir noch einen Begriff ein.

Definition 3.1.7
Ein (vollstédndiger) Verband (£,M,,C, 1, T) erfiillt die absteigende Kettenbedin-
gung (descending chain condition) genau dann, wenn fiir jede Teilmenge von L C L

und jede Folge von Elementen aus L mit
cpdcpdezdey J.
gilt: es gibt einen Index k, so daf

Vi>k: ¢;=c.

3.2 Lokale Abstrakte Semantik

Sei IT ein SQL -Programm, 7% = (N, 6 E%, 5% ¢%) der zugehorige OO-Analyse-

Graph, dann definieren wir die lokale abstrakte Semantik durch ein Funktional
[ ]]loc :EY — (L = L),

das jeder Transition des OO-Analyse-Graphen eine abstrakte Bedeutung zuordnet,
ausgedriickt in Transformationen des vollsténdigen Verbandes. Wie dies im einzelnen

erfolgen kann, werden wir in Kapitel 4 sehen.

Die globale abstrakte Semantik eines Programmes kann auf zweierlei Weise be-
schrieben werden: durch den Meet-Over-all-Path-Ansatz (OMOP) und durch den
Maximal-Fixed-Point-Ansatz (OMFP).

3.3 Der OMOP-Ansatz

Die Definition des lokalen abstrakten Semantik—Funktionals kann ohne weiteres auf

endliche Pfade ausgeweitet werden. Fiir jeden Pfad p € OP[m,n] definieren wir

[ T7: (EY)*" — (L — L) mit
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. Id. falls p =€
[[p]l - * loc .
[ (e2,rex) ] o [er ] somst (mit p= (e, .. ex))
Beim OMOP-Ansatz werden alle moglichen Programmausfithrungen separat
durchgespielt. Die an jedem Programmpunkt errechneten Informationen werden ab-

schlieflend durch die meet—Operation zusammengefaf3t.

Definition 3.3.1
Sei IT ein SOL -Programm und 7% = (N9, £ s"9 %) der zugehdrige OO-Analyse-
Graph. Dann wird die OMOP-Lésung beziiglich eines vollstindigen Verbandes L,

einer Startinformation ¢, € £ und einer lokalen Semantik [ ] definiert durch:
Voo € LYn € N : OMOFy yoe o\ (n)=g [ 1{[p]"(co) |p € OP[s*,n] }

Leider eignet sich diese Definition nicht fiir eine reale, effektive Implementierung,

da im Falle von rekursiven Methodenaufrufen es unendlich viele Pfade geben wiirde.

3.4 Der OMFP-Ansatz

Bei der Anwendung des Maximal-Fixed-Point-Ansatzes zur interprozeduralen Da-
tenfluBanalyse werden die Bedeutungen von Prozeduren zunéchst in einem Pripro-
ze3 berechnet. Somit konnen die Bedeutungen von Prozeduraufrufen mit den bereits
berechneten Prozedurbedeutungen ausgedriickt werden. Diese Strategie iibertragen
wir fiir objekt—orientierte Programme.

Um die Bedeutung von Methodenmodellen zu beschreiben, fithren wir zuerst ein
weiteres Semantik—Funktional [ ] ein. [ n ] bewirkt, daf die Datenflulinformation,
die zu Anfang des n umfassenden Methodenmodells giiltig ist, transformiert wird in
eine Datenfluflinformation, die giiltig bei n ist. Insgesamt erhalten wir damit, daf
die Bedeutung einer Methode m durch [ end(m) ] ausgedriickt werden kann. Da
in der SOL -Sprache Methodenaufrufe immer Werte zuriickliefern, erweitern wir die
interprozeduralen Definitionen aus [SP81, KS92] derart, dal Zuweisungen, auf deren

rechten Seiten Methodenaufrufe vorkommen, korrekt behandelt werden.

Gleichungssystem 3.4.1
Sei IT ein SOL -Programm und 7%" = (N E*™ 5% %) das zugehorige OO-Ana-
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lyse-Modell. Dann sind die Funktionale [ ] : N** — (L — £) and [ ] : B —
(L — L) definiert als die grofite Losung des Gleichungssystems:

[n] = ldp falls n € start(Muyar)
([ (m,n)Jo[m]|m € predpmm)(n)}  sonst

und

(
[ esthoutof ]]loc M

([ €S, 1 o [ end(Model(Method(e),C)) [ o [ €5, 1 o [ €51

| C € Impl(Method(e)) }
falls e € £

[e] = [ esthoutof ]]loc M

[1{ [ end(Model(Method(e),C)) ] o [ €5, 1 o [ €%, 1'
| C € Impl(Method(e)) }
falls e € EOT

pme
L [e [ sonst

wobei Id, die Identitéit auf £ bezeichnet und ['1 die komponentenweise Schnitt-

operation (meet) auf dem Funktionenverband [£ — L] ist.

In Worten ausgedriickt, die Semantik einer Aufruf-Transition e € E%" wird durch
den Schnitt iiber die Bedeutungen aller geeigneten Methodendefinitionen, die in den
in II vorhandenen Klassen vorkommen, beschrieben. Genauer betrachtet werden

folgende Schritte ausgefiihrt:

1. Filtern des Aufrufes:
[ €5 [/ propagiert Informationen nur dann, wenn die Methode der Klasse C

auch ausgefiihrt werden konnte.

2. Binden der aktuellen Argumente an die formalen Parameter:

[ €S, 1" fithrt diese Bindung aus.

3. Berechnung des Aufrufes:
[ end(...) ] berechnet die Bedeutung des Methodenrumpfes.
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4. Falls e € £ dann Wertriickgabe:

assmc?

[ €€, 1 weist der linken Seite der dargestellten Zuweisung das Resultat des

Methodenaufrufs zu.

5. Behandlung des Ausnahmefalles:

[ esthoutor ]]loC iiberpriift, ob ein Methodenaufruf korrekt ist.

Ein weiteres Gleichungssystem berechnet nun die gewiinschten Datenfluflinfor-

mationen des gesamten Programms.

Gleichungssystem 3.4.2

,

Co falls n = start(Mp)

dfi(n) = [1{[ epc;lass(n) 1" o [[e%ass(n) 1" (dfi(source(e))) | e € Sender(mm(n)) }
falls n € start(Ma)\{start(My)}

| TT{[ (m,n) ](dfi(m)) | m € predmmmy(n) }  sonst

Somit kénnen wir nun die OMFP-Lésung definieren.

Definition 3.4.3

Sei IT ein SQL -Programm, 7™ = (N®™ E%" s %) das zugehorige OO-Ana-
lyse-Modell und T = (N, E*9, 5%, e%) der zugehorige OO-Analyse-Graph. Dann
wird die OMFP-Losung beziiglich eines vollstédndigen Verbandes L, einer Startinfor-

mation ¢y € £ und einer lokalen Semantik [ ]* definiert durch?:

VCO € E VTL € N(Lg . OMF.F)([[ ]]ZOC,C()) (n):df dﬁCO (n)

3.5 Informelle Beschreibung der OMFP-L6sung

Die OMFP-Losung wird durch zwei Gleichungssysteme 3.4.1 und 3.4.2 beschrieben.
Zunichst wird die abstrakte Semantik von Methoden berechnet, siehe 3.4.1. Danach
werden die hierbei erzielten Resultate fiir die Analyse des gesamten Programmes,
d.h. der Berechnung der Datenfluflinformationen, verwendet. Ausgehend von den De-

finitionen 3.4.1 und 3.4.2 kénnen wir die folgenden informellen Beschreibungen zur

2dfi., bezeichnet die grofite Losung des Gleichungssystems 3.4.2 bzgl. der Startinformation co.
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Berechnung der OMFP-Losung entwickeln. Hierbei verwenden wir (a) eine globale

Transformation gtr: N — £ — L, die das [ [-Funktional darstellt; (b) eine lokale

Transformation [tr: E“" — £ — L, die die Bedeutung der Ausdriicke darstellt, in-

klusive von Methodenaufrufen; und (c) eine Variable workset : N*™ x [L£ — L], deren

zweite Komponente eine neue Approximation des [ [-Funktional fiir den Zustand

in der ersten Komponente darstellt. In den folgenden Beschreibungen wird jeweils

das OO-Analyse-Modell eines Programms verwendet.

Beschreibung der Berechnung von Methodenaufrufen

1.

Initialisiere die Transformationen gtr fiir alle Zusténde und [¢r fiir alle Transi-

tionen mit Tz z).

. Initialisiere die workset mit allen Startzustinden der Methoden und der Iden-

titatsfunktion.

Berechne iterativ, solange die workset nichtleer ist:

(a)

(b)

Entnehme der workset ein Element. Dies ist das momentan zu analysie-

rende Element.

Dann wird die bestehende Datenfluflinformation, abgelegt in gtr, geschnit-
ten (meet) mit der neu berechneten Information, abgelegt in der zweiten

Komponente des momentanen Elementes der workset.

Ergibt sich durch den Schnitt eine bessere (genauere) Information®, so
fahre fort, ansonsten beginne wieder mit 3, d.h. die neu berechnete Infor-

mation ist nicht besser als die alte Information.

Die alte in gtr abgelegte Information wird ersetzt durch die neue Infor-

mation.

Falls der betrachtete Zustand (die erste Komponente des momentanen
Elementes der workset), kein Endzustand einer Methode ist, so wird die

workset erweitert um die Elemente, bestehend aus den nachfolgenden

3Was unter einer besseren (genaueren) Information zu verstehen ist, héingt von dem konkreten

Datenfluflanalyseproblem ab, das an dieser Stelle aber noch nicht formuliert ist. Hier gilt also: die

neue Information ist (verbandstheoretisch) echt enthalten in der alten Information.
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Zustéinden sowie den Informationen, die sich berechnen aus der Auswer-
tung der lokalen Transformation [¢r der entsprechenden Transition ange-

wandt auf die neue Information aus 3d. Danach fahre fort mit 3.

(f) Falls der betrachtete Zustand ein Endzustand einer Methode ist, dann

fiihre fiir alle Aufruf-Transitionen dieser Methode aus:

i. Ersetze die lokale Transformation /tr durch den Schnitt der Berech-
nungen der Aufruf-Filter, der Parameterbindungen und der globalen
Transformation gtr angewandt auf den Endzustand der entsprechen-

den gleichnamigen Methoden sowie dem Ausnahmefall SthOutOf.

ii. Erweitere die workset um das Element bestehend aus dem dirket
nachfolgenden Zustand und der Information, die sich berechnet aus
der Auswertung der lokalen Transformation ltr der Aufruf-Transition
aus 3f, angewandt auf die an dieser Transition vorliegenden Informa-

tion in gtr.

(g) Fahre fort mit 3.

Bislang haben wir die Berechnung der abstrakten Semantik von Methoden be-
schrieben. Nun kommen wir zur vollstindigen Analyse eines Programms, wobei die
Datenfluflinformationen in einem Feld dfi : N*" — L abgelegt sind und die workset

aus noch zu analysierenden Zustédnden besteht.

3.5.1 Beschreibung der Berechnung der Datenfluflinforma-

tionen fiir das gesamte Programm

1. Initialisiere das Feld dfi mit T.

2. Initialisiere das dfi-Feld des Startzustands des Hauptprogramms mit der Start-

information des Verbandes.
3. Initialisiere die workset mit dem Startzustand des Hauptprogramms.
4. Solange die workset nichtleer ist, fithre aus:

(a) Entnehme der workset ein Element, sei m dieser Zustand.
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(b) Fiihre fiir alle Transitionen e, deren Anfang gleich m ist, aus:

i. Schneide (meet) die in dfi an der Stelle des Zielzustandes der Tran-
sition e abgelegte Information mit der lokalen Transformation der
Transition e angewandt auf die in dfi an der Stelle des Anfangszu-

standes der Transition e abgelegte Information.

ii. Falls durch 4(b)i eine neue bessere (genauere) Information berechnet
worden ist, so fahre fort, ansonsten weiter mit 4b.

iii. Ersetze die dfi-Information an dem Zielzustand der Transition e mit
der neuen Information. Erweitere die workset um diesen Zielzustand.

iv. Falls die momentan bearbeitete Transition e einen Aufruf darstellt,

dann fahre fort, ansonsten weiter mit 4b.
v. Fiir alle Startzustéinde s der in e aufgerufenen Methode fiihre aus:

A. Schneide die im dfi-Feld des Startzustandes abgelegte Daten-
flulinformation mit der Berechnung der entsprechenden Aufruf-
Filter und der Parameterbindungen angewandt auf die Daten-
fluinformation abgelegt im dfi-Feld an dem Anfangszustand von

e.
B. Falls durch 4(b)vA eine bessere Information berechnet worden
ist, dann fahre fort, ansonsten weiter mit 4(b)v.

C. Ersetze die Information abgelegt im dfi-Feld am Startzustand

durch die neue Information.

D. Erweitere die workset um den eben betrachteten Startzustand.

Fahre fort mit 4b.

Wie bereits erwahnt, 148t sich fiir die Fixpunktlosung, wie bei intra- und in-
terprozeduralen Datenflulanalysen, ein effektiver Algorithmus angeben, der OMFP
berechnet. Diesen werden wir nun nach der informellen Beschreibung in einer ab-
strakten algorithmischen Beschreibung vorstellen. Es wird sich dann zeigen, daf} der

Algorithmus effektiv ist, d.h. nachweislich terminiert, wenn
1. der Funktionenverband [£ — L] die absteigende Kettenbedingung erfiillt,

2. und die lokalen semantischen Funktionale monoton sind.
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Algorithmus 3.5.1 Der PrdprozefS: Berechnung der einzelnen Methoden
Eingabe:

e Ein O0O-Analyse-Modell T%™,

e ein vollstandiger Verband L , dessen Funktionenverband [£ — L] die absteigende

Kettenbedingung erfiillt,

e fiir jede Transition e € E* des zu T%" gehorigen OO-Analyse-Graphen 7% die

monotone lokale semantische Funktion [ e ]".

Ausgabe: Eine Annotierung von T%" mit Funktionen

e [n]: L — L dargestellt durch gir (global transformation),
e und [e]: L — L dargestellt durch ltr (local transformation),

die die grofite Losung des Gleichungssystems von Definition 3.4.1 représentieren.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsprozef}. Die Ele-
mente von workset sind Paare, bestehend aus Zustinden m € N des OO-Analyse-Modells
T%" und Funktionen f : £ — L, die eine neue Niherung (Approximation) von [m ]
darstellen. Die Variable meet speichert das Ergebnis der jeweils letzten Berechnung von

meet.

Programm:
(Initialisierung der Annotierungs-Arrays gir und ltr sowie der Variablen workset)
FORALL n € N DO gtr[n]:= Tz OD;
FORALL ec E DO
IF ec B0 e
THEN ltr[e]:= [ esmoutor ] M
[1{ [ €S, 1 o [ end(Model(Method(e), C)) Jo
[€5, 170 [ €%, 1| C € Impl(Method e)) }
ELSEIF e € Ej7.
THEN ltr[e]:= [ esmoutor 1 M
['1{ [ end(Model(Method(e),C)) ] o [ €5, 1" o [ €5, 1
| C € Impl(Method(e)) }
ELSE lir[e]:= [e]'° FI

OD;
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workset :={ (s,1dz) | s € start(Mpra1) };

(Tterative Fixpunkt-Berechnung )
WHILE workset # () DO
LET (m, f) € workset
BEGIN
workset :== workset\{ (m, f) }; meet:= gtrim| N f
IF gtr[m] 3 meet
THEN
gtr[m] := meet;
IF m € {end(Mpra)}
THEN
FORALL e € Sender(mm(m)) DO
IF e € ESTY

assmc

THEN
ltrle] := [ esmoutor 1 M
[1{ [ €S, 1 o [ end(Model(Method(e), C)) Jo
[€5, 170 [ €%, 1| C € Impl(Method (e)) }
ELSE
ltrle] == [ esthoutos 1" 1
[ [ end(Model(Method(e), C)) ] o [ €5, 1 o [ €%, 1™
| C € Impl(Method(e)) }
FI;
workset := workset U{ (dest(e), ltr[e] o gtr[source(e)]) } OD
ELSE
workset := workset U
{ (dest(e), ltr[e] o gtr[m]) | e € E with source(e) =m }
FI
FI
END
OD.

Algorithmus 3.5.2 Berechnung der OMFP-Ldsung



50 KAPITEL 3. DATENFLUSSANALYSE-RAHMEN

Eingabe:
e Ein O0O-Analyse-Modell T%™,
e ein vollstindiger Verband L, der die absteigende Kettenbedingung erfiillt,
e cine Startinformation ¢y € L,

e fiir jede Transition e € E*" die monotone lokale semantische Funktion [ e ], berech-

net durch Algorithmus 3.5.1,

e fiir jede Transition e € E%” und jede Klasse C' € Impl(Method(e)) die lokalen

loc

semantischen Funktionen [ ¢’ [, €' € {eg;), e%l, eSthOutOf s

C loc

e und falls e € E277 - auch die lokalen semantischen Funktion [ eg,, [

assmc

Ausgabe: Eine Annotation von T%" mit der OMFP-Losung abgelegt in dfs.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsprozef}. Die Ele-
mente von workset sind Zustdnde in T*. Die Variable meet speichert das Ergebnis der

jeweils letzten Berechnung von meet.

Programm:
(Initialisierung des Arrays dfi und der Variablen workset)
FORALL n € N\{start(My)} DO dfi[n]:= T OD;
dfi[start(Mg)] :== co;
workset := { start(Mg) };
(Tterative Fixpunkt-Berechnung )
WHILE workset # ) DO
LET m € workset
BEGIN
workset := workset\{m };
(Neuberechnung der Datenflulinformation des Zustandes m )
FORALL e € E with source(e)=m DO
meet := dfi[dest(e)] N [ e ](dfi[source(e)]);
IF dfi[dest(e)] O meet
THEN dfi[dest(e)] := meet; workset := workset U { dest(e) } FI;
IF ¢ € EOm
THEN
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FORALL s € {start(Model(Method(e),C))| C € Impl(Method(e)) }

DO
meet := dfifs] 1 [ g™ 1% o [ 7)1 (dfi[source(e)]);
IF dfi[s] O meet

THEN dfi[s|:= meet; workset := worksetU {s} FI
OD
FI
OD
END
OD.

3.6 Korrektheit des OMFP-Ansatzes

In diesem Abschnitt werden wir die Korrektheit des OMFP-Ansatzes beziiglich des
OMOP-Ansatzes zeigen.

Lemma 3.6.1

Algorithmus 3.5.1 berechnet die grofite Losung des Gleichungssystems 3.4.1:
Ve € B : [e]=11{ltr"[e]|k > 0} und

Vn e N [n]=T1{gt*[n]|k > 0},

wobei Itr* und gtr* die Inhalte der Variablen ltr und gtr nach dem k-ten Durch-
lauf der WHILE-Schleife im Algorithums 3.5.1 darstellen. Nach Terminierung des
Algorithmuses 3.5.1 gilt:

Ve € EY : [e]=ltrle] und

Vn e N : [n] = gtrn].

Beweis: Seien fiz-gtr und fiz-ltr beliebige Losungen des Gleichungssystems 3.4.1 fiir

[ ] und [ ]. Zunéchst beweisen wir fiinf Invarianten des Algorithmuses:

1. VkEeINVne N : fiz-gtrn] C gtr¥[n].
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2. Vke€NVec E“ : fia-ltrle] C Itr'[e].
3. VY (m, f) € workset* : fiz-gtr[m] C f.

4.V k € N Vn € N mit n ist ein Zustand, der in workset® vorkommt:

gt*[n] T HF | (n, f) € workset*} =

Id, falls n € start(Mprar)
({1t [(m, n)] o gtr*[m] | m € predmmmy(n)}  sonst

5. Vk € NVe € B : ltr¥[e] =

[ esthoutof ]]loc M

[ [ S, 1°° o gtr*[end(Model(Method(e), C))] o [ €5, 1" o [ €5, 1'

ass pb

| C € Impl(Method(e)) }
falls e € B9

assmc

[ esthoutof ]]loc M

[ gtr*[end(Model(Method(e), C))] o [ €51 o [ €%, ]
| C € Impl(Method(e)) }
falls e € E9™

pme
[ e 17 sonst

Die Giiltigkeit der Invarianten zeigen wir nun durch Induktion {iber die Anzahl
der Durchldufe der WHILE-Schleife aus dem Algorithmus 3.5.1.

k=0 : Mit der Initialisierung des Algorithmuses erhilt man:

(a) Yne N : gtr°[n] =Tz
T falls e€ B
[e]  sonst

(c) workset’ ={(s,1dz) |5 € Mua}

(b) Vec E™: itr'le] = {

Also gilt Invariante (1) wegen (a) und Invariante (2) wegen (b); workset enthélt
die Startzustéinde aller Methodenmodelle und fiir die gilt nach Definition des Glei-
chungssystem 3.4.1: fiz-gtr{n] = Id;, womit auch Invariante (3) erfiillt ist; Invariante

(4) ist wegen gtr°[n] M 1d; = Id. erfiillt; Invariante (5) folgt direkt aus (b).
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k—1—k:Sei k> 0und (m,f) das im k-ten Schleifendurchlauf bearbeitete Ele-

ment der workset. Der Algorithmus liefert:

gtr*=Yn] N f falls n=m und gtr*=[n] 3 gtr* | N f
gtﬂf— 1 [n] sonst

(d) gtr*[n] = {

4

[ esthoutof ]]loc M
[ [eC, 1" o gtr*[end(Model(Method(e), C))] o [ e I o % [
| C € Impl(Method(e)) }
falls e € Sender(mm(m)) und
m € end(Mpq) und e € B9
und gtr*~1m] 3 gtr*[m)]
(e) ltr* e] = { [ esthoutos ]]loc M
[ gtr*[end(Model(Method (e), C))] o [ €51 o [ €5, ]
| C € Impl(Method(e)) }
falls e € Sender(mm(m)) und
m € end(Mpq) und e € EgT
und gtr* =M 3 gk [m]
\ It e sonst
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Nach Induktionsvoraussetzung gilt:

(i) Vn € N™: fir-gtr[n] C gtr*1[n]
(ii) Ve e E . fiz-ltrle] T Itr*'[e]
(i) fu-gtrlm] C f

[ esthoutof ]]loc M
[ [ €S, 1 o gtr*[end(Model(Method (e), C))]
ol e, 1 o[, 1| C € Impl(Method(e)) }
falls e € BT

assmc

(iv) ltr*~'e] = [ estnouor ] T
[1{ gtr* ' [end(Model(Method (e), C))] o [ €5, 1 o [ €%, '
| C € Impl(Method(e)) }
falls e € £,
L [e [ sonst

Die Invarianten (1), (2) und (5) folgen hiermit direkt. Um die Giiltigkeit der

Invarianten (3) und (4) zu zeigen, nehmen wir 0.B.d.A. an, daf§
gt [m] = gtr* m] N f C gtr* m.

In dem anderen Fall ist die Induktionsbehauptung trivialerweise erfiillt. Mit (d) und

m & end(Myrq) erhalten wir:

gt m] 7| (m, f') € workset*}

= gtr*'[m] fF T | (m, f') € workset"}

= gtr* m] T f"| (m, f') € workset*™'}, da f e [1{f"]...}
= [H* 1 (1,m)] o gtr*'[1] |1 € predy,,my(m)}, nach (IV)
= T [(1,m)] o gtr* (1] |1 € pred,nm)(m)}

womit Invariante (4) fiir m ¢ end(Mpyq) bewiesen ist. Fir m € end(Mya)
folgt aus der Induktionsvoraussetzung die Behauptung, da fiir n € U{dest(e) |e €

Sender(mm(m))} oder n € succpmm)(m) die workset-Variable erneuert wird.
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Fiir die Invariante (3) unterscheiden wir wieder, ob m ein Endzustand eines
Methodenmodells ist oder nicht. Sei m ¢ end(Myq), dann muf gezeigt werden,
dafl

Vn € sucCm(my(m) : fiz-gtrin] C itr*[(m,n)] o gtr*[m],

dies gilt aber wegen
Vn € sucCmm@m)(m) : fiz-gtrln] C fiz-ltr{(m,n)] o fiz-gtrim].

Der andere Fall ergibt sich mit &hnlicher Argumentation. Sei m € end(Mq), dann

muf gezeigt werden, dafl
Vn € Sender(mm(m)) : fiz-gtr{n] T Itr*[(m, n)] o gtr*[m],
dies gilt aber wegen
Vn € Sender(mm(m)) : fiz-gtr{n] C fiz-ltr{(m,n)] o fiz-gtr{m)].

Somit folgt aus (1) und (2) die Invariante (3).
Die Behauptung des Lemmas folgt aus den beiden Gleichungen

[ gtr*[n] |k >0} =T f|(n, f) € workset* k >0}

und

|_|{[[ ESthOutOf ]]loc M
[ [ €S, 17 o gtr*[end(Model(Method(e), C))]o
[[ eg;) ]]loc o [[ ejcf’il ]]loc

| C € Impl(Method(e)) } |k > 0}
Mt el | > 0} = - falls e € ES7 .
[{] esthoutor | M
[ gtr*[end(Model(Method(e), C))] o [ €51 o [ €%, ]

| C € Impl(Method(e)) } |k > 0}

falls e € E9™

pme
!
L [e]™ sonst

und den zuvor bewiesenen Invarianten.
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Lemma 3.6.2
Algorithmus 3.5.2 berechnet die grofite Losung des Gleichungssystems 3.4.2:

Vn € N*™ : OMFFy joe ) (n) = |{dfi* ., (n) | k > 0},

wobei dfi* der Inhalt der Variablen dfi nach dem k-ten Durchlauf der WHILE-
Schleife im Algorithums 3.5.2 darstellt. Nach Terminierung des Algorithmuses 3.5.2
gilt:

VTL - Nam . OMF.F)([[ ]]IOC,C()) (n) - dﬁcO (n)

Beweis: Sei fiz-dfi eine beliebige Losung des Gleichungssystems 3.4.2 fiir dfi. Zunéchst

beweisen wir drei Invarianten des Algorithmuses:

1. VE € N Vn € N fir-dfin] C dfi*[n]

2. Vk € N Vn € N\ {start(Mpy)} :

dfi*[n] 1 T [ e J(dfi*[source(e)]) | dest(e) =n € workset*}

F1{[ epc;lass(n) I o] e%ass(n) 1" (dfi[source(e)]) | e € Sender(mmi(n)) }
= falls n € start(Muyar)

FH{L(m,n) 1(dfi[m]) [ m € predummmy(n) } sonst

3. VYm € workset® :

,

M { [[ e;’)lass(m) ]lloc o [[e?;llflss(m) ]]loc(dﬁk[source(e)])
|e € Sender(mm(m)) }
falls m € start(Myg) \{start(My)}

| T1{[ (n,m) }(dfi*[n]) | n € predymm(m)}  sonst

fiz-dfiim] C

Die Giiltigkeit der Invarianten zeigen wir nun durch Induktion {iber die Anzahl
der Durchldufe der WHILE-Schleife aus dem Algorithmus 3.5.2.
k=0 Mit der Initialisierung des Algorithmuses erhilt man sofort die Behauptung.
k—1—=k:Sei k> 0und m das im k-ten Schleifendurchlauf bearbeitete Element

der workset. Der Algorithmus liefert:
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[ dfi*" [n] [ (m, n) J(dfi*" [m])
falls (m,n) € E“™
und dfi* *[n] 3 dfi*[n] N [ (m, n) J(dfi*'[m])
(i) dfif[n]={ dfi* 1[n] 1 [ey,™ ™ ] 0 [ ey ™ 1 (dfi*~" [m])
falls (m,1) € E“" und n € start(mm(Method((m,1))))
und dfi* [n] 3 dfi*'[n] 1

Class(n) floc Class(n) floc -
Lep ™™ 1 o [ ™ 1 (dfi*~ " [m])

\

Weiterhin gilt wegen der Induktionsvoraussetzung:

(i) Yk € N Vn € N fir-dfin] C dfi* *[n]

( |—| { [[ e;’)lass(m) ]]loc o [[eﬁllass(m) ]]loc(dﬁkfl[source(e)])
|e € Sender(mm(m)) }
falls m € start( M) \{start(My)}

| TT{ [ (n,m) )(dfi*"'[n)) | n € predymmy(m) }  sonst

(iid) fiz-dfilm] ©

Aus den Gleichungen (i)-(iii) und, da m der im k-ten Durchlauf bearbeitete
Knoten ist, folgt die Behauptung.

Bei der intraprozeduralen Datenflulanalyse garantieren die Theoreme (Safety
and Coincidence Theorem) von Kam und Ullman [KU77] die Korrektheit bzw. die
Koinzidenz der MFP-Losung bzgl. der MOP-Lésung, wenn die lokalen Semantik-
Funktionen monoton bzw. distributiv sind. Daf} diese Aussage auch auf interproze-
durale DatenfluBanalysen iibertragen werden kann, hat Knoop in [Kn93] bewiesen.
Wir stellen nun eine objekt—orientierte Variante des interprozeduralen Falles vor.

Zunichst gehen wir auf die Effekte des Priprozesses ein.

Definition 3.6.3

Im folgenden sei omop(n) definiert durch

(n) Id, falls n € start(Marar)
omop(n) =
[T{[p] (co)|p € COP[start(mm(n)),n]} sonst

Lemma 3.6.4
Fiir alle n € N gilt:
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1. Falls alle semantischen Funktionen [ e]", e € E%, monoton sind, dann gilt:
[n] E omop(n).

2. Falls alle semantischen Funktionen [ e ]', e € E%, distributiv sind, dann gilt:
[ n] =omop(n).

Bewelis:

1. Wir beweisen mittels Induktion iiber die Linge des Pfades p
(x) Yn € N*™ Vp € COP[start(mm(n)),n]: [n] C[p],

womit der erste Teil des Lemmas direkt folgt.

k=0: Pfade der Linge 0 bestehen nur aus einem Startknoten, fiir den (x) trivialer-
weise erfiillt ist.

k —1 — k : Da vollstindige Pfade, die auch in einem Startknoten enden, die Linge
0 haben, geniigt es im folgenden n € N*™\start(Myq) zu betrachten, fiir die es
einen Pfad p € COP[start(mm(n)),n] gibt mit 0 < length(p) < k. Wir zeigen, daf}

[p]" 2 [n]

gilt unter der Induktionsvoraussetzung

(IV) Vm € N*™ Vp € COP[start(mm(n)),m]: 0 < length(p) < k :
[p] 2 [m]

Der Pfad p la8t sich in p=p'; (m,n) zerlegen mit m € pred(n)* und p’' €

OP[start(mm(n)), m]. Fiir die Transition (m,n) unterscheiden wir drei Fille:

(a) (m,n) & (E%, U EY,): Dann gilt p' € COP[start(mm(n)), m] und weiter:

call

[p]" = [mn) o[y
= [mn)]e[p " da(m,n) ¢ (Eg, U EY)
J [(myn)]o[m]  wegen (IV)
J [n] Definition von [[n ]

(b) (m,n) € E.%, kann nicht vorkommen, da p ein vollsténdiger Pfad ist.

4pred™? liefert die Menge der direkten vorhergehenden Zustinde im OO-Analyse-Graph.
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(c) (m,n) € E%: Hierbei ist m nicht Vorgénger von n in N*". Der Pfad p wird

ret-

wieder zerlegt, sodafl die Aufrufstruktur des Programmes reflektiert wird®:

p=p" (efilfss(m)); (epc;lass(m)); (start(mm(m)), ..., end(mm(m))); (eSe5 ™)y

Sei [ = source(e?ilfss(m)). Es gilt: p” € OP[start(mm(n)),(] und
(start(mm(m)), ..., end(mm(m))) € COP|start(mm(m)), end(mm(m))] und wei-

ter ergibt sich

[Pl = [ele [ o  (start(mm(m)), .., end(mm(m))) T
of 6pcbzass(m) 1 o [[ezllass(m) 1o [p' "
wegen (IV) 3 | eﬂfss(m) 1€ o [ end(mm(m)) ] o [[epc;)lass(m) I
o 6J§‘illass(m) 1o [ o' I
nach Definition I [(I,n)]o[p"]"
wegen (IV) 3 [(L,n)]o[!]
Def.von [ 2 [n]

sowie fiir den SthOutOf-Fall:

[p]" = [esmouors ]lloco [p"]"
3 [n)]e[p"]" wegen (IV') und nach Definition
3 [n)]eo]l] wegen (IV)
J [n1 Def. von [ ]

2. Es bleibt noch die umgekehrte Inklusion zu zeigen, d.h.
Vn e N : [n] 3 omop(n).
Dazu beweisen wir

(xx) VkE > 0 Vn € N Ve € E*™ : (I) omop(n) C gtr*[n] und
(I1) [e] E it*]e]

wobei gtr* und ltr* wieder den Inhalt der Variablen gtr und ltr nach dem k-ten Schlei-
fendurchlauf im Algorithmus 3.5.1 darstellen. Die Aussage (I) wird durch Induktion

iiber die Anzahl der Schleifendurchlaufe bewiesen.

5Riickkehr-Transitionen werden durch e,.; dargestellt und sind entweder mit einer Zuweisung

dekoriert oder sind nicht dekoriert. Im letzten Fall gelte [ et ]]loczdf Id..
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k = 0 folgt aus der Initialisierung des Algorithmuses.

k—1—k:Sein e N“ der Zustand mit Eintrag (n, f) in workset, der im k-ten
Durchlauf der Schleife bearbeitet wird.

(a) n € start(Mpraq) : Alle Startknoten werden mit f = Id, initialisiert und konnen

spater nicht wieder in die workset aufgenommen werden, also gilt

omop(n) =Id; = gtr*[n].

(b) n € N\ start(Mprq) : Es mufl ein m € N und ein k > [ > 0 geben, so daf}

(n, f)=(n, ltrl[(m, n)] o gtr*[m))

im [-ten Schleifendurchlauf in workset aufgenommen wurde. Abhéngig von der

Art der Transition erhalten wir:

(i) (m,n) ¢ E&" : Dann gilt:

omop(n)

= [H[p]"|p € COPlstart(mm(n)),n]}

C TH[(m,n) 1" o [#']"|p' € COPlstart(mm(n)),m]}
da (m.n) ¢ En

C [(m,n) ] T{[p ] |p € COP[start(mm(n)), m]}
da [ ] distributiv

= [ (m,n)]" o omop(m), Definition von omop

C [[(m,n) 1 o gtr'[m], 1V

I
H—
—
§

)] o gtr*[m] = f, siehe Algorithmus
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(ii) (m,n) € E¥" : Dann gilt:

omop(n)

C

1M

C

[H{[p]"|p € COP|start(mm(n)),n]}
|_|{([[ €SthOutO f ]llocﬂ
[ete ] o lp T oleg I o [efu ) o [0 ]
|p' € COP|start(Model(Method((m,n)),C))),
end(Model(Method((m,n)), C)))],
p" € COP|[start(mm(n)),m], C € Impl(Method(e))}
da (m,n) € E4™
([ esthoutoy ]llocﬂ
[{[ S, 1 o gtr'[end(Model( Method ((m, n),C)))] o [ €S, ]
of €% 1¢) o gtr![m] | C € Impl(Method(e))},
da [ ] distributiv und IV
It [(m,n)] o gtr'[m] = f, sieche Algorithmus

Damit erhalten wir:

omop(n) C gt [n] N f = gtr"[n].

Es bleibt noch (I1) [e] C itr*[e], e € E“™ zu zeigen:

Wenn n € end(Mpq), so verdndert der Algorithmus die Variable /¢r nicht, womit

die Behauptung nach Induktionsvoraussetzung gilt.

Wenn n € end(Myrq), dann gilt:

,

ItrFe] =

\ It e]

[ esthoutor ]llocﬂ
[1{[ eC, 1" o gtr*[end(Model( Method (e, C)))]

ol €51 o[ €5, 1| C € Impl(Method(e))}

pb
falls e € Sender(mm(n))

sonst

Die Aussage [e] C ir¥[e] ist eine direkte Folge von der Definition des Gleichungs-

systems 3.4.1, von (I) und der Induktionsvoraussetzung.

Als unmittelbare Folgerung aus diesem Lemma erhalten wir die folgende Aussage,

die spéter im Beweis der Hauptaussage (Korrektheit und Koinzidenz der OMFP-

Losung beziiglich der OMOP-Lésung) zur Anwendung kommen wird.
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Lemma 3.6.5
Fiir alle e € £ gilt:

1. Falls alle semantischen Funktionen [ ¢’ ], ¢ € E%, monoton sind, dann ist

[e]CTTH[p] |p € COP[source(e), dest(e)]}.

2. Falls alle semantischen Funktionen [ ¢’ ], ¢’ € E%, distributiv sind, dann ist

[e]=T1H{[p]"|p € COP[source(e), dest(e)]}.
Wir kommen nun zur ersten Hauptaussage.

Theorem 3.6.6 (OO-Korrektheitstheorem)
Sei IT ein SOL -Programm und 7% = (N, £ s%9 %) der zugehorige OO-Analyse-
Graph. Dann ist die OMFP-Losung eine korrekte Approximation der OMOP-L6sung,
d.h.

VCO € E Vn € Nag OMFP[[ ]]IOC,CO) (n) E OMOP([[ HIOC,CO) (n),

loc

wenn alle lokalen abstrakten Semantikfunktionen [ e ], e € E*, monoton sind.

Beweis: Wir zeigen fiir alle Vey € L :
() Vn € N ¥p € OP[s",n] : OMFFy qee .(n) E [p]"(co)

durch Induktion iiber die Linge k des Pfades p.

k=0: [p]'(co)=[€] (co) = o= dficy (")
k—1—k:Sei k> 0 und fiir alle Pfade p’ der Linge 0 < length(p’) < k gilt die

Induktionsvoraussetzung:
(IV) Vm e N*" ¥p' € OP[s",m]: OMFREj yoe ..\ (m) C [p'] (co).

m,n) fir ein
m € pred*(n) und p' € OP[s",m]. Nach (IV) gilt: OMFFy yec ..\(m) C [p "1 (co)-

Wir betrachten alle méglichen Transitionen und erhalten:

Sei p ein Pfad der Linge k, dann kann p zerlegt werden in p=7p'; (

L. (m, n) ¢ (ngu E;lgt) :

OMFP(H Hloc,CO) (n)

P (m', ) J(dficy () [ 1 € predyy, q)(n)}

i1
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2. (m,n) € E, : Dann ist n € start(Mpq) und p kann weiter in

call *

/! A~

p=p"; (i, m); (m,n);
zerlegt werden. (m, m) entspricht einer Aufruf-Transition. Nach (IV) gilt:

OMF.P([[ Hloc,CO) (m) E [[pll ]]*(CO) fliI' p” € OP[Sag, m]

Damit gilt:

OMFP([[ HIOC,CO) (n)

_ |—| {[[ eCla.ss(n) ]]loc o [[elg;llass(n) ]lloc(dﬁCO[SOU,T‘CG(G)])

pb
| e € Sender(mm(n))}
Class(n)

oc Class(n oc ~
C [es ¢ o [eGht ™ 1 (dfiey (1))

]
Class(n) qloc Class(n) gloc ~
= Len™ ™1 0 [efi™™ I (OMFRy yoc ., (1))
)
]

nach (IV

Class(n)
E [[ epb

= [r]'(«)

loc Class(n) qloc *
o [ef ™™ 1 ([p" T (co)

3. (m,n) € E.Y, : Der Pfad p hat also die Gestalt

ret *
p="; (€5 ™) (525 ™); (start(mm(m)), ..., end(mm(m))); (eres ™)

bzw.

Class(m
p=0"; (esmoutor); (deSt(esthOz(J.t(%f)a n).

. cl . .
Wenn wir m’ und source(efilass(m)) bzw. source(esmoutor) identifizieren, dann

erhalten wir aus der Induktionsvoraussetzung:

OMFFy yoe . (m') C [p']"(co) fiir p' € OP[s",m/].
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Es gilt:

OMFP[ ]]loc 0)(n)

Mo
— =
3 3 =
223
3
=
=
S

nach (IV

I ([9']" (<o) [D € COPI, ]}

wegen Lemma 3.6.5

(I eJlass(m) ¢ o [ (start(mm(m)), ..., end(mm(m))) ]*o
[[eg;zass(m) 1o Q?illass(m) 1) (L9 T (o)

= [[p]]*(co)

1M

M

bzw.:

OMFFy qoe .0 (12) [1{] (2, n) J(dfic, (
[ (m/, n) [(dfic,(m"))
[ (', n) J([2' 1" (co))
THI2T ([P ] (e0)) [P € COPIm/,n]}

wegen Lemma 3.6.5

) |1 € predy,,q(n)}

1t

1M

[[ ESthOutO f ]]loc([[ P’ ]]*(Co))

[[p]]*(co)-

Die OMFP-Losung féllt mit der OMOP-L6sung zusammen, wenn zusétzlich noch

die Distributivitit der lokalen Semantikfunktionen erreicht werden kann.

Theorem 3.6.7 (OO-Koinzidenztheorem,)
Sei IT ein SOL -Programm und 7% = (N9, £ s"9 %) der zugehdorige OO-Analyse-
Graph. Dann ist die OMFP-Losung identisch zur OMOP-Losung, d.h.

VCO EE\V/TLENag OMFP[ ]]loc )( ) OMOP loc )(n),

wenn alle lokalen abstrakten Semantikfunktionen [ e ], e € E%, distributiv sind.

Beweis: Da distributive Funktionen auch monoton sind, geniigt es zu zeigen, dafl

(+) VE > 0 Vn € N : OMORy e . (n) E dfi*[n].
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Wir beweisen dies durch Induktion iiber die Anzahl der Schleifendurchlaufe im Al-
gorithmus 3.5.2.

k=0: Da dfi mit T initialisiert wird, ist die Aussage fiir den Induktionsanfang
korrekt.

k=1 : Zunichst wird der Startzustand bearbeitet, dies bedeutet:

OMO_P([ ]]loc,CO)(Sag) E [[ € ]]*(CO) - Idﬁ - dﬁ[Sag]

k—1—=k: Sei n € N der Zustand der workset, der im k-ten Durchlauf der
Schleife bearbeitet wird. Es gibt einen Zustand m € N, dessen Bearbeitung im
[-ten Durchlauf der Schleife bewirkt, daf n in die workset aufgenommen wurde. Fiir

diesen Zustand liefert uns der Algorithmus folgende Beziehung:

[ efblass(") I o e%ﬂss(n) ¢ (dfi'[m]) falls n € start(Ma)
sp=
[ (m,n) ](dfi'[m]) sonst

Wir beweisen zunéchst OMOF yoc . (n) T sp:

1. (m,n) € E*™\E%"
Hierfiir gilt:
OMORy yur () = THIp]'(co) |p € OP[s9, n]}
(m,n) (L' T (c0)) | ' € OP[s"9, m]}

((m,n) ¢ ERe)  E m,

([ I“distributiv) = [ (m,n) ]“(T1{[p' ]*(co) | € OP[s%9, m]})
(Def. OMOP) = [ (m,n)]**(OMOP juc , (m))

((m,n) ¢ Eq¢) = [(m,n) [(OMOFy yee .. (m))

(IV) C [ (m,n)](dfi'm))

I
w
i

2. (m,n) € EZ
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Hierfiir gilt:

OMOP(H Hloc’CO) (n)

([ J"*“distributiv)
(Def. OMOP)

(Lemma 3.6.5)
(IV)

3. (m,n) & B :

1M

m
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({1 (o) [p € OP[5",n]}
MY T (" T (o))

|p" € OP[s", m], p' € COP|m,nl}
FHL T (THLP" T (co) [ € OP[s*9, m]})

| p' € COP|m,n]}

M{[9' 1" (OMOPy yue. ., (m)) | p' € COPlm, n]}
[ (m,n) J(OMOF; yec ..\ (m))
[ (m, n) J(dfi'[m])

sp

Dann ist (m, 1) € Sender(mm(n)) und n € start(Myq). Wir erhalten:

OMOP([ ﬂloc,CO) (n)

([ 1" distributiv)

(Def. OMOP)
(IV)

1M

M

FH{Ip T (o) [p € OP[s*, n]}
|—| {[[ Class ]]loco

[eSi ™1 (L' 1" (eo)) |9 € OP[s%9,m]}
[[ Class(n) ]]loco

[ef™" ]]l"c('_'{[[p’]l*(c’o) |p € OP[s*, m]})

Class(n loc Class loc

[y ™™ 17 o [ €5 ™ °( OMOPy yuoe ()
Class(n oc Class oc

[eps®*™ 7 o [ 5™ 1 (dfi'[m])

sp

Insgesamt erhalten wir hieraus:

OMOE;

Joe ) (1) E dfi*='[n] N sp = dfi*[n].



Kapitel 4
Typanalyse

Als Anwendung des im vorigen Kapitel vorgestellten Analyse-Rahmens definieren
wir nun Typanalysen fiir ungetypte objekt-orientierte Programmiersprachen, zu-
néchst als monotone Datenflulanalysen und dann als distributive Datenflulanalyse.

Wir werden insgesamt vier monotone Datenflulanalysen mit unterschiedlichen
Michtigkeiten prisentieren. Die entscheidenden Merkmale der zunéchst definierten

Typanalyse MONO (als monotone Datenflulanalyse) sind:

e separate Bearbeitung der Methodenaufrufe, d.h. jeder Methodenaufruf wird
unabhéngig von allen anderen analysiert (in der Literatur auch polyvariante

oder polymorphe Behandlung von Methodenaufrufen genannt),

e partiell deterministische Behandlung der Verzweigungsausdriicke, d.h. sofern
eindeutige Informationen {iber den Wert der Bedingung des Verzweigungsaus-

druckes vorliegen, wird nur der geeignete Zweig analysiert,

e destruktive Behandlung der Zuweisungsausdriicke, d.h. Uberschreiben des Wer-
tes der Variablen auf der linken Seite durch den Wert des Ausdrucks auf der

rechten Seite des Zuweisungsausdrucks.

Die drei weiteren Typanalysen sind eingeschrinkte Versionen der Typanalyse
Mono. Bei der Typanalyse MONO-ASS wird die scharfe Behandlung von Zuwei-
sungen aufgehoben, indem nun der bereits zuvor berechnete Typ der Variablen um
den neuen Typ erweitert wird (kumulative oder “collecting” Behandlung von Zuwei-

sungen). Die Typanalyse MONO-BRANCH unterscheidet sich von MONO durch eine

67
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nichtdeterministische Behandlung der Verzweigungsausdriicke, d.h. es werden immer
beide Zweige analysiert. Bei der vierten monotonen Typanalyse PS werden beide
Einschrankungen zur Anwendung kommen. PS entspricht damit von ihrer Méchtig-
keit her in etwa der Typinferenz von Palsberg/Schwartzbach [OPS92]. Daher haben
wir ihr auch den Namen PS gegeben.

Die aggressivste (préziseste) aller Typanalysen ist die Typanalyse DisT, die als
distributives Datenflulanalyseproblem definiert wird. Die Datenflulinformationen
an den Programmpunkten werden derart vereint, dafl es auch an einem spéteren
Programmpunkt moglich ist, die zuvor zusammengefa3ten Informationen wieder
auseinanderhalten zu koénnen.

Die zur Definition einer Typanalyse als Datenfluflanalyseproblem wichtigsten

Schritte sind:

1. Definition der Datenflulinformationen und des der DatenfluBanalyse zugrun-

deliegenden Verbandes,
2. Definition der lokalen abstrakten Semantikfunktionen,
3. Nachweis, daf3 der benutzte Verband die absteigende Kettenbedingung erfiillt,

4. Nachweis der Monotonie bzw. Distributivitat der lokalen abstrakten Seman-

tikfunktionen.

Nach der Sperzifikation und dem Nachweis der Korrekheit der Typanalyse werden

wir auch noch auf die Komplexitéit der Analyse eingehen.

4.1 Die Typanalyse MONO

Zunichst prisentieren wir als monotone Datenflulanalyse die Typanalyse MONO.

4.1.1 Spezifikation der Typanalyse

Sei im folgenden IT ein SOL -Programm und 7% = (N, E*, s %) der zugehorige
0OO0O-Analyse-Graph. Dann definieren wir:
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o C'=y4 CrqU{Int, False, True, Nil} die Menge der Klassenidentifikatoren von II
erweitert um den Typ Integer als Reprisentant der Klasse der ganzen Zahlen
und um die Typen Fulse, True und Nil als Reprisentanten der speziellen Werte

false, true und nil;

o V'=4V4(T*) die Menge der in 7% vorkommenden Variablenidentifikatoren

und Argumentidentifikatoren;

o PS=y4 (P(C")U{Lys, Tps}, MU, Ly, Tps) den Potenzmengenverband von C' er-
weitert um ein kleinstes Element 1,, und ein grofites Element T,,, wobei P

den Potenzmengenoperator bezeichnet.

Datenbereich und Datenfluflinformationen

Der Datenbereich der Typanalyse wird definiert als der Verband der Menge der
Funktionen

(La |_|7 l—la Ea J—a T):df (fL, Ua ma 27 Tfla J—fl)
mit
L] fﬁzdf [V’ — PS],

e U, N, DO, die die punktweisen Mengenoperationen Vereinigung, Schnitt und

umfassend oder gleich sein darstellen,
o Vue V’ : Tfl(v):df Tps,
e VoeV : Lu(v)=g4 L.

Diejenigen Programmpunkte, die nach Terminierung der Typanalyse mit Ly
annotiert sind, stellen unerreichbaren Programmcode (dead code) dar. Gibt es einen
Programmpunkt, der mit Ty annotiert ist, so bedeutet dies, daf ein Methodenaufruf
zur Laufzeit moglicherweise nicht verstanden (ausgefiihrt) werden kann.

Bevor wir zu der Definition der lokalen Semantikfunktionen kommen, noch eine
weitere Notation: VA € PS,v € V', f € FL\{ Ty, Ly} : f ist die eindeutige Funktion

aus FL mit
M falls x=v

v— M|(x)=4
flo = M@)=y f(z) sonst
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Lokale abstrakte Semantik

Das Funktional
[1°: EY — (FL — FL)

beschreibt die lokale abstrakte Semantik und wird definiert durch:

o Juweisungen: Wenn e mit einer Zuweisung der folgenden Form dekoriert ist,

dann
—Id:=SE
f falls f € {J_fl, Tﬂ}
flId — {A}] falls SE = A new
loc flId — {Class(e)}] falls SE = self
[el™()=a
flId — f(z)] falls SE =z, x € V'
F1Id — {Nil}] falls SE = nil
| flId — {Int}] falls SE = Integer

—Id:=Idy {+|— ||/} 1d;

f falls f € {J_fl, Tﬂ}
[el(f)=a { flId— {Int}] falls f(Idy)= f(Idy) ={Int}
Th sonst,

— e-cond := e-cond instance0Of : C'

f falls f e {Ly, Tp} or
loc oy {C} = f(e-cond)
[e]™(f)=a % fle-cond — {False}] falls C' & f(e-cond)
| fle-cond — {True, False}] sonst

—e-cond:=Id {=|<|>]|<=]|>=]| <>} Idy:

f falls f € {J_fl, Tfl}
fle-cond — {False, True}] sonst

[[e]]loc(f):df {

e Ausdriicke: Wenn e dekoriert ist mit einem Ausdruck Form SE: [ e ] (f)=q f
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e Filter: Wenn e mit einem Filter der folgenden Form dekoriert ist, dann

—e-sendsTo C.my:...my,:

[ falls fe{Lly, Ty} or
[el™(f)=a C € f(e-sendsTo)
Ly sonst
— e-sendsTo SthOut0f Impl(Method(e))

[ falls fe{ly, Tu}
[e]”(f)=4 Ty falls f(e-sendsTo)\Impl(Method(e)) # ()
1y sonst

— e-cond eqFalse

f falls f € {J_fl,Tfl} or
[e]*(f)=4 False € f(e-cond)
Ly sonst

— e-cond neqFalse

f falls f € {J_fl,Tfl} or

[e ]]loc(f):df f(e-cond)\{ False} #
Ly sonst

Startinformation: ist die Funktion f, € FL mit fy(v)={} Vv € V"

Die Startinformation driickt aus, dafl an jedem Programmpunkt noch keine echte
Information bekannt ist!.

Die Miéchtigkeit der Typanalyse wird vor allem durch die Filtertransitionen
erreicht. Sie ermoglichen eine quasi-deterministische Behandlung von Methoden-

aufrufen und Verzweigungen. Die Aufgabe eines Filters ist es, Informationen nur

'In Smalltalk-80 werden Variablen automatisch bei ihrer Definition mit nil initialisiert. Da
SOL sich an Smalltalk-80 orientiert, geschieht dies auch in SQL -Programmen. Somit kénnte die
Typanalyse auch mit der Startinformation fo(v) ={Nil} Yv € V' beginnen. Warum wir dies aber
nicht verwenden, wird im folgenden Kapitel unter dem Stichwort “Behandlung von uninitialisierten
Variablen” diskutiert. Die oben gewéhlte Startinformation kann als ein Tribut der Theorie an die

praktische Anwendung gesehen werden.
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dann weiterzuleiten, wenn die durch den Filter ausgedriickten Anforderungen an
das Programm erfiillt sind bzw. ausgefiihrt werden konnen. Falls dies nicht der
Fall ist, dann blockt der Filter die Propagierung der Typinformationen, indem er
nur Ly weiterreicht. Z.B. propagiert der Filter e-sendsTo C.m; : ...m,, : die an-
liegende Information nur dann weiter, wenn der Empfinger Instanz der Klasse
C' ist. Entsprechend reicht der Filter e-sendsTo eqFalse nur dann die anliegen-
de Information weiter, wenn die Bedingung e-cond den Wert False hat. Der Fil-
ter e-sendsTo SthOut0f Impl(Method(e)), der den Ausnahmefall message-does-not-
understand behandelt, gibt entweder die Information Ty weiter (T, ist das kleinste
Element des Verbandes FL), wenn ein Methodenaufruf an ein Objekt geschickt
worden ist, dessen Klasse keine geeignete Methode enthélt; ansonsten wird Ly wei-
tergereicht.

Die Definition der Bedeutung von Zuweisungen zeigt, warum wir diese als de-
struktiv bezeichnet haben. In der Typanalyse wird der Wert der Variablen, die auf
der linken Seite einer Zuweisung vorkommt, mit dem Wert des Ausdrucks der rech-
ten Seite iiberschrieben. In einigen Arbeiten [PS91, Gr95] werden die alten Typ-
informationen nur um den neuen Wert erweitert; die alten Werte bleiben weiterhin

erhalten. Dies ist aber aus Sicht unserer Typanalyse nicht notwendig.

Sprachgebrauch

Eine Typanalyse akzeptiert ein Programm genau dann, wenn es keinen Programm-
punkt (Zustand) gibt, der nach Terminierung der Analyse mit L (= Ty bei MoNO)
annotiert ist. Dies bedeutet, daf3 die Typanalyse alle Methodenaufrufe und arith-
metische Operationen als korrekt anerkennt. Entsprechend sagen wir, dafl eine Typ-
analyse ein Programm ablehnt (rejected), wenn ein Methodenaufruf oder eine arith-
metische Operation gefunden wird, die zu einem Fehler fiihrt, d.h. das Ergebnis L

liefert.

4.1.2 Korrektheit der monotonen Typanalyse

Da der zugrundeliegende Verband FL endlich ist, erhalten wir sofort die folgende

Aussage.
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Lemma 4.1.1

FL ist ein vollstindiger Verband, der die absteigende Kettenbedingung erfiillt.

Nach der erfolgreichen Spezifikation der Typanalyse zeigen wir nun die Monoto-
nie der lokalen abstrakten Semantikfunktionen [ - ]]loc, um somit die Korrektheit

sicherzustellen.

Lemma 4.1.2

loc

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [e ], e € E*, von MONO sind mono-
ton.

Beweis: Monotonie bedeutet:
Vel e [FL~ ALV S € FL: ST = [el™ () Sle]™ ()

Im folgenden sei f C f'. Wir beweisen nur fiir zwei Ausdrucksarten exemplarisch

die Aussage des Lemmas. Alle anderen Fille lassen sich in gleicher Weise zeigen.
1. Sei e mit einer Zuweisung der Form Id := SE' dekoriert.

(a) Sei weiter f=Typ und f’ beliebig. Dann erhalten wir Ty, T f' und
auch Ty, T [e](f'), wegen der Verbandseigenschaft von FL. Also
[e]”(f) T [e]”(f). Der Fall f= Ly li8t fiir f' nur die Wahl f'= Ly
zu, womit wir die Aussage sofort bekommen.

Sei nun f’= Ly und f beliebig. Dann gilt f C Ly und auch [ e ]°(f) C
Ly, wegen der Verbandseigenschaft von FL; also [ e]”°(f) C [e]°(f).
Der Fall f' =Ty, a8t fiir f nur die Wahl f = Ty, zu. Hierfiir ist die Aussage

trivialerweise erfillt.

b) Sei nun z € V'\{Id} beliebig. Es gilt
( g. Esg

f(@) £ f'(@) = [e]*(f(2) £ [e](f'(2)),

da sich fiir diese Variablen bei Anwendung der Semantikfunktionen keine
Anderungen ergeben.

Wir betrachten daher x € {Id} mit f(Id) C f'(Id). Nach Anwendung der
Zuweisung werden in beiden Funktionen f und f’ jeweils die Komponente

z auf den gleichen Wert gesetzt; also [ e ]"“(f(z))=[e ] (f'(x)).

Insgesamt erhalten wir: [ e ['°(f) C [e]°(f")
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2. Sei e mit einem Filter der Form e-sendsTo C.m; : ...m,, : dekoriert. Wir
betrachten nur die "interessanten” Félle, d.h. C' € f(e-sendsTo) bzw. C ¢
f(e-sendsTo). Fiir alle weiteren Félle gilt mit entsprechender Argumentation

wie zuvor: [ e ]“(f) C [ e ]““(f").

(a) C € f(e-sendsTo) und f(e-sendsTo) C f'(e-sendsTo): Es kénnen fir f’

zwei Falle eintreten:

i. C ¢ f'(e-sendsTo)
= [e](f(e-sendsTo)) C [ e ]"*(f'(e-sendsTo)) = Ly = Beh.
ii. C e f'(e-sendsTo) = [e]"“(f(e-sendsTo))=[e]"(f'(e-sendsTo))

= Beh., da die Ausgangsinformation weitergeleitet wird und fiir alle

z € V'\{e-sendsTo} unverindert [ e]°(f(x)) C [e]*(f'(z)) gilt.

(b) C & f(e-sendsTo) und f(e-sendsTo) C f'(e-sendsTo): Dies bedeutet, dafl
C ¢ f'(e-sendsTo). Somit erhalten wir [ e ]°(f) =[ e ]*°(f') = Ly, da die

Ausgangsinformation nicht weitergeleitet wird.

Lemma 4.1.3
Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [e]", e € E%, von MoNo sind nicht

distributiv.
Bewelis:

Angenommen die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [ e ], e € E%, sind dis-

tributiv. Zu zeigen ist dann:
VFC' CFL: [e]™(MFL)y =M e]™(f)| f € FL'}.

Sei nun f; € FL' mit fi(e-sendsTo)={C} und f, € FL mit fy(e-sendsTo)={D}.

Dann ist

[ e-sendsTo Comy: ...my: [°(T1{f1, fo})(e-sendsTo)
= f1 1 fa(e-sendsTo)
={C, D}



4.1. DIE TYPANALYSE MONO 75

und andererseits

[ e-sendsTo C.my: ...my: ]°°(f1(e-sendsTo))
M [ e-sendsTo C.my: ... my: |“(fo(e-sendsTo))
= fi(e-sendsTo) M Ly
={C}
und dies steht im Widerspruch zur Distributivitét. Also sind die Filter-Funktionen

nur monoton.

Mit Theorem 3.6.6, Lemma 4.1.1 und Lemma 4.1.2 erhalten wir sofort die Kor-

rektheit der monotonen Typanalyse.

Theorem 4.1.4
Die OMFP-Losung von MONO ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-Losung.

4.1.3 Komplextitit des Verfahrens

Im Gegensatz zu Bitvektor-Datenflulanalyseproblemen, die lineare Komplexitét auf-
weisen, errechnet sich die Laufzeit-Komplexitét im ungiinstigsten Fall (worst-case)
fiir die Typanalyse wie folgt:

Sei n die Grofle des Programms, dann gilt:

IC'l = On), V'] = O(n),

|P(C")| = O(2"), und

[FL| = |V = P = o).

Es werden Iterationen iiber einem Bereich von exponentieller Grofle ausgefiihrt,
um die Bedeutung [ e ]]loC eines Ausdrucks e zu berechnen. Das Verfahren hat also

eine exponentielle Komplexitit?.

4.1.4 Grenzen der MONO-Typanalyse

Die soeben definierte Typanalyse erkennt viele Fehlerquellen in objekt-orientierten

Programmen, aber allein schon die Tatsache, dal MONO nur eine monotone Typana-

’Die Verwendung von Verfahren mit exponentieller Komplexitit ist fiir groffere Programme in
der Regel unrealistisch aufgrund der hohen Laufzeit. Wir werden spéter zeigen, daf} eine Verdnde-
rung des generischen Algorithmus zwar an der theoretischen Komplexitét nichts #ndert, aber trotz-

dem bei den praktischen Anwendungen und Tests zu akzeptablen Ergebnissen fiihrt.
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lyse ist, deutet auf ihre Grenzen hin. Ein kleines Programmbeispiel soll zeigen, dafl
MoNO gewisse Situationen nicht im Sinne des Laufzeitverhaltens behandeln kann.
Genauer miifiten wir hier von der OMFP-Losung der Typanalyse M ONO sprechen,
denn nur diese kann praktisch berechnet werden. Betrachten wir das Laufzeitverhal-

ten des folgenden Beispielprogrammes

class A
method m:x
x k (x6)
method k
self
end A

class B
method m:y
y 1 (*5)
method 1
self
end B

class BspMono

var a b
method go
a:=3;
b:=4;
if a=b
then a:=A new; b:=A new (x1)
else a:=B new; b:=B new (x2)
endif; (x3)
am:b (x4)

end BspMono

BspMono new go

so ist nach Ausfithrung der Verzweigung (*3) die Variable a ein Objekt vom Typ
B und die Variable b ebenso ein Objekt vom Typ B. Somit kommt es in (*4) zum
Methodenaufruf m in der Klasse B mit Argumenttyp B. Dieser hat zur Folge, dafl
eine Methode [ in der Klasse B aufgerufen wird (*5). Das Programm wird ins-
gesamt korrekt ausgefiihrt. Da in diesem Programm keine rekursiven Aufrufe und
keine Schleifen vorkommen, kénnen wir uns die OMOP-Lésung von MONO ebenfalls

anschauen. Es gibt zwei Programmpfade, die analysiert werden miissen. Zunéchst
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wird der then-Zweig analysiert. Danach sind die Variablen ¢ und b vom Typ A. In
(*4) wird also die Methode m in der Klasse A aufgerufen, und zieht einen Aufruf
der Methode k in der Klasse A nach sich. Dieser Programmpfad wird insgesamt kor-
rekt analysiert. Der zweite Programmpfad ist exakt derjenige, der auch zur Laufzeit
ausgefiihrt wird, siehe oben. Die OMOP-Lésung von MONO wiirde ein solches Pro-
gramm akzeptieren, aber leider ist diese Losung i.a. nicht algorithmisch berechenbar.

Die OMFP-Lésung von MONO dahingegen liefert Fehler, die zur Laufzeit nicht
eintreten konnen, siehe Abbildung 4.1. Genauer: Die Analyse der Verzweigungsbe-
dingung kann nicht eindeutig ermitteln, welcher Zweig zur Laufzeit ausgefiihrt wird.
Also miissen beide Zweige analysiert werden. Daher sind die Variablen a und b nach
Beendigung der Verzweigung jeweils vom Typ {A, B}. Dies bedeutet fiir (*4) nun,
daB die Methode m mit Argumenttyp {A, B} sowohl in der Klasse A als auch in
der Klasse B mit Argumenttyp {A, B} analysiert werden muf}. Die Analyse des Me-
thodenaufrufs in der Klasse B bewirkt einen erneuten Methodenaufruf, diesmal der
Methode [ in den Klassen A und B. Dies ist aber nicht mdoglich, da in der Klasse A
eine solche Methode nicht existiert. Die Typanalyse MONO akzeptiert ein derartiges

Programm nicht.

4.2 Die Typanalyse MONO-ASS

Im Vergleich zu MoNO wird in der Analyse MONO-Ass (Monotonic Data—flow
Analysis-minus—Destructive-Assignments) nur die destruktive Behandlung von Zu-
weisungen verdndert. Daher geben wir hier nur die neue Definition der lokalen se-

mantischen Funktion fiir Zuweisungen an, alles andere bleibt unverédndert:
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"Main-Program"

22 | 22-sendsTo:=BspMono new

23 | method-result:=35-sendsTo run
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classA
method m:x

1 1-sendsTo:=x

2 method-result:=1-sendsTo k

O

classA

method k

3 method-result:=self

classB

method m:y

4 4-sendsTo:=y
5 method-result:=4-sendsTo |

class BspMono var ab
method go

7 | a=3

8 | bi=4

9-cond:=a=b

10 15

9-cond negFalse 9-cond egFalse

12 a=B new

13 b:=B new
f(a)={A} f(a)={B}
f(b)={A} 17 f(b)={B}

14
f(a)={A,B}
18 f(b)={A,B}

19| 20-sendsTo:=a

20| 19-param:=b
[f(ZO—SendsTo):{A,B} ]
f(19-param)={A,B}
21| method-result:=20-sendsTo m:19-param

classB

method |

6 method-result:=self

Abbildung 4.1: Von MONO nicht akzeptiertes Programm
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o Juweisungen: Wenn e mit einer Zuweisung der folgenden Form dekoriert ist,

dann
—1d:=SE
( f falls f c {J_fl, Tfl}
flld — {A} U f(Id)] falls SE = A new
loc flId — {Class(e)} U f(Id)] falls SE = self
[e 1™ (N)=a _ :
flId — f(z)U f(Id)] falls SE =z, x €V
flId — {Nil} U f(Id)] falls SE =nil
| f{d — {Int} U f(Id)] falls SE = Integer

Lemma 4.2.1
Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [e]", e € E%, von MoNO-Ass sind

monoton.

Theorem 4.2.2
Die OMFP-Losung von MONO-ASS ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-

Losung.

Die Komplexitdt von MONO-ASS berechnet sich wie zuvor fiir MONO, und ist

daher ebenfalls exponentiell.

4.2.1 Grenzen der MoONO-Ass-Typanalyse

Betrachten wir folgendes Programm

class A
method m
self

end A

class BspAss
var a
method go
a:=1;
a:=A new; (x1)
am (*2)
end BspAss

BspAss new go
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so ist nach Ausfiihrung der zweiten Zuweisung (*1) die Variable a vom Typ {Integer, A}.
Somit kommt es in (*2) zu einem Methodenaufruf m in den Klassen Integer und A.

In der erstgenannten Klasse existiert aber eine derartige Methode nicht. Die Typana-
lyse MONO-ASS lehnt dieses Programm also ab, obwohl zur Laufzeit kein Probleme
auftritt.

4.3 Die Typanalyse MONO-BRANCH

Die deterministische Behandlung von Verzweigungsausdriicken, sofern eindeutige
Informationen vorliegen, wird in der Typanalyse MONO-BRANCH (Monotonic Data—
flow Analysis-minus-Deterministic-Program-Branches) aufgehoben. Nur die beiden
Filter, die Programmverzweigungen verwalten, werden derart modifiziert, dal nun

beide Zweige eines if-then-else Ausdrucks analysiert werden:

o Filter: Wenn e mit einem Filter der folgenden Form dekoriert ist, dann
— e-cond eqFalse
[el™(f)=a f

— e-cond neqFalse

[[eﬂloc(f):dff

Lemma 4.3.1

loc

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [e ™, e € E%, von MONO-BRANCH

sind monoton.

Theorem 4.3.2
Die OMFP-Losung von MONO-BRANCH ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-

Lésung.

Die Komplexitit von MONO-BRANCH berechnet sich wie zuvor fiir MoNoO, und

ist daher ebenfalls exponentiell.

4.3.1 Grenzen der MONO-BrRANCH-Typanalyse

Die Analyse des Programms
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class A
method m
self

end A

class BspBranch

var a
method go
if 1=1 then a:=A new
else a:=1
endif; (x1)
am (x2)

end BspBranch

BspBranch new go

ergibt, da8 nach Auswertung (*1) der beiden Zweige des if-then-else-Ausdrucks die
Variable a vom Typ {Integer, A} ist. Somit tritt in (*2) ein Fehler auf, da die
Methode m in der Klasse Integer nicht bekannt ist. Die Typanalyse MONO-BRANCH

lehnt ein solches zur Laufzeit durchaus korrektes Programm ab.

4.4 Die Typanalyse PS

Die originale monotone Typanalyse MONO wird nun fiir die beiden Eigenschaften
“destruktive Zuweisungen” und “deterministische Verzweigungen” verdndert. PSS ist
damit eine Zusammenfassung der beiden letzten Analysen. Der Name PS wurde an-
stelle von MONO-Ass-BRANCH (Monotonic Data—flow Analysis-minus-Deterministic-
Branches-minus-Destructive-Assignments) gewihlt, weil PS dem Typinferenzansatz
aus [OPS92] gleicht. Die Anderungen bei den lokalen semantischen Funktionen
sind nur bei Zuweisungen und den Filtern fiir Verzweigungen zu vollziehen, genau
wie in den beiden vorherigen Abschnitten. Daher verzichten wir auf eine formale

Ausfiihrung.

Lemma 4.4.1

loc

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [ e ], e € E%, von PS sind monoton.

Theorem 4.4.2
Die OMFP-Losung von PS ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-Losung.
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Die Komplexitit von PS berechnet sich wie zuvor fiir MONO, und ist daher

ebenfalls exponentiell.

4.4.1 Grenzen der PS-Typanalyse

Da PS ein aus MONO-Ass und MONO-BRANCH zusammengesetzte Typanalyse ist,
werden beide vorherigen Beispielprogramme in 4.2.1 und 4.3.1 von PS nicht akzep-

tiert.

4.5 Die Typanalyse DIST

In Abschnitt 4.1.4 haben wir ein Programm vorgestellt, daf} von der monotonen
Typanalyse MONO nicht akzeptiert wird, obwohl es zur Laufzeit korrekt ausfiihr-
bar ist. Die Hauptursache liegt darin, daf§ nach Beendigung einer Verzweigung die
iiber den linken Zweig und {iber den rechten Zweig berechneten Informationen ver-
eint werden. Hierdurch kommt es zu einer Vermischung der eigentlich vorliegenden
prizisen Typinformationen, die im weiteren nicht mehr rekonstruierbar sind. Die Art
der Vereingung ist wesentlich fiir die Genauigkeit der gesamten Typanalyse. In die-
sem Abschnitt definieren wir eine prézise Typanalyse DIST (Distributive Data—flow

Analysis), die iiber MONO hinausgehend

e an den Programmpunkten Datenflulinformationen nicht zusammenmengt, son-
dern die unterschiedlichen Informationen separat verwaltet mittels einer Menge
von DatenfluBinformationen; (dies geschieht durch den Ubergang von einem

Verband von Funktionen zu einem Potenzmengenverband von Funktionen);
e jeder Variablen genau eine Klasse zuordnet;
e implizit Methodenaufrufe polyvariant behandelt, d.h. ein Methodenaufruf wird

fiir jede Kombination seiner Argumenttypen separat analysiert.

4.5.1 Spezifikation der Typanalyse

Sei im folgenden IT ein SOL -Programm und 7% = (N, E®, 5% %) der zugehorige
0OO0O-Analyse-Graph. Dann definieren wir:
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o C'=y4 CrqU{Int, False, True, Nil} die Menge der Klassenidentifikatoren von II
erweitert um den Typ Integer als Reprisentant der Klasse der ganzen Zahlen
und um die Typen Fulse, True und Nil als Reprisentanten der speziellen Werte

false, true und nil;

o V'=4V4(T") die Menge der in 7% vorkommenden Variablenidentifikatoren

und Argumentidentifikatoren;

e P bezeichne den Potenzmengenoperator.

Datenbereich und Datenflufliinformationen

Der Datenbreich der Typanalyse wird definiert als der Verband der Menge der Funk-
tionen
(‘Ca r, L, Ea J—a T):df (,P(f)a U, N, 27 fa (Z))
mit
o F=y [V = CTU{T;: V' = {A}}U{fo: V = {}},

e U, N, DO, die die punktweisen Mengenoperationen Vereinigung, Schnitt und

umfassend oder gleich sein darstellen,

e Vv e V’ : Tf(U):de und fO(U):df {}

Die Funktion Ty gibt an, daf ein Methodenaufruf nicht ausgefiihrt (“verstanden”)
werden konnte. Programmpunkte, die nach Terminierung der Typanalyse mit () an-
notiert sind, stellen unerreichbaren Programmcode dar und sind daher fiir das Pro-
gramm iiberfliissig. Ein Programmpunkt, der mit F annotiert ist, deutet auf einen

zur Laufzeit moglicherweise nicht ausfithrbaren Methodenaufruf hin.

Lokale abstrakte Semantik
Das Funktional

[1°°: E* — (P(F) - P(F))
beschreibt die lokale abstrakte Semantik und wird definiert durch:

F falls T, € I

Vee EYF e P(F). [e]“(F)=
€ S ( ) [[ ]] ( ) if U{[[e]],(f)|f€F} sonst
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wobei [ ]': E% — (F\{T;} — P(F)) definiert wird durch:

o Zuweisungen: Wenn e mit einer Zuweisung der folgenden Form dekoriert ist,

dann

— Id:=SE
{f[Id — A]} falls SE = A new
{flId — Class(e)]} falls SE = self
Lel'(H=a { {flId— f(2)]} falls SE=xz, z € V'
(fId — Nil]} falls SE = nil
{flId — Int]} falls SE = Integer

\

- {fld— Int]} falls f(Id)= f(Idy)=Int
F sonst

— e-cond := e-cond instanceOf : C

[eT(f) {f} falls f(e-cond)=C
e =
v {fle-cond — False]} sonst
—econd:=Id {=]|<|>|<=]|>=]|<>} Idy
[el'(f)=4 {fle-cond — False], fle-cond — True]}

o Ausdriicke: Wenn e dekoriert ist mit einem Ausdruck der Form SE, dann
[el (H)=ar {f}

o Filter: Wenn e mit einem Filter der folgenden Form dekoriert ist, dann

— e-sendsTo Comy:...my:

{f} falls f(e-sendsTo)=C

0 sonst

[[eﬂ,(f):df {

— e-sendsTo SthOut0f Impl(Method(e))

F falls f(e-sendsTo) & Impl(Method(e))

® sonst

[[eﬂ,(f):df {
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— e-cond eqFalse

{f} falls f(e-cond)= False

0 sonst
— e-cond negFalse

{f} falls f(e-cond) # False

1] sonst

[e ]ll(f):df

Startinformation: ist die Menge { fy }, bestehend aus der Funktion f, € F mit
fo(v)={},VveV.

In der monotonen Typanalyse sind die Verwendung von Filtern, die destruktive
Behandlung von Zuweisung und die moglichst deterministische Behandlung von Ver-
zweigungen verantwortlich fiir die Méchtigkeit der Analyse. All diese Punkte sind in
der distributiven Typanalyse ebenfalls involviert. Dariiberhinaus ist die Trennung
von Datenflufiinformationen in Zuweisungen der Form e-cond := Id; {= | < | >
| <=|>=| <>} Idy, die Bedingungen darstellen, der entscheidende Punkt. Hierbei
werden die zwei moglichen Datenfluflinformationen getrennt voneinander gehalten.
Die Aufgabe der Filter ist nun, die geeignete Typinformation aus der Menge der Da-
tenfluBinformationen zu selektieren, z.B. leitet der Filter e-sendsTo C.mq: ...m,,:
mit Eingabeinformationen { fi, ..., fx} nur solche f; weiter, bei denen der Empfénger
e-sendsTo Instanz der Klasse C' ist. Alle anderen Datenfluflinformationen werden
nicht weiter betrachtet und somit aus der Menge der DatenfluBinformationen ent-
fernt. Die giiltigen f;’s werden dann unabhéngig voneinander analysiert. Die Zusam-
menfiihrung von Informationen z.B. nach Verzweigungen erfolgt als Vereingung der
Datenflulinformationen, so dafl eine Menge von Informationen entsteht. Dadurch
wird an jedem Programmpunkt eine separate Behandlung der Typinformationen
ermoglicht. Betrachten wir die Bearbeitung des BspMono-Programmes aus Abbil-

dung 4.1, so bekommen wir nun exaktere Ergebnisse, sieche Abbildung 4.2.

4.5.2 Korrektheit der distributiven Typanalyse

Die beiden folgenden Lemmata bilden die Basis fiir die Koinzidenz der Typanalyse

DisT.
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"Main-Program"

22 | 22-sendsTo:=BspMono new

23 | method-result:=22-sendsTo go

OO0
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class BspMono var ab

7?3: =3
8?b::4

9?9-cond::a:b
15

9-cond egFalse

12 15?&28 new
13 | b:=A new 16?b::B new

method go

10
9-cond negFalse

a=A new

fi(ab)=(A.A)

f2(a,b)=(B,B)

19| 20-sendsTo:=a

20| 19-param:=b
f1(20-sendsT 0,19-param)=(A,A)
f2(20-sendsT 0,19-par am)=(B,B)
21| method-result:=20-sendsTo m:19-param

O-0O-=0-0-0

classA
method m:x

1 <El—send’sTo::x

2 <Emahod—result::l—sendsTo k
classA
method k

3 ?method—result::sdf
classB
method m:y

4 <E4-sendsTo::y

5 <Emethod-reﬂllt::Al»:aend'sToI
classB
method |

6 <Emethod—r(.‘lﬂjlt::Seﬁ

Abbildung 4.2: Von DisT akzeptiertes Programm
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Lemma 4.5.1

P(F) ist ein vollstandiger Verband, der die absteigende Kettenbedingung erfiillt.

Lemma 4.5.2

Hloc

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [e ], e € E%, von DIST sind distri-

butiv.
Beweis:

Distributivitit bedeutet hier:
VEM CP(F) [e]*(TWFM) =T H[e]"(F)| F € FM}.
Da F und daher auch P(F) endlich sind und [' 1=, gilt:
FM={F, ..., F,} mit ;= {fi,, ..., fy,.,} fiir 1 <i <n.

VF € FM gelte Ty ¢ F, da die Aussage des Theorems fiir diesen Fall trivialerweise
erfiillt ist. Es gilt also:

UFM = FRU..UFE,
= {f117"‘7f1m17"'7fn17"'7fnmn} = H

und weiter
[e](H) = U{lel'(f)|feH}
[el'(fi)u..Ulel(fi,) U Ule] (fa) U ULe] (fan,)
Andererseits gilt ebenso:
Uf[e]™(F)|F e FM}
=[el™(F)Ule]l™(F) U..U[e](F,)
[el'(A)u..Ulel(fin) U Ule] (fa) U ULe] (fan,)

Also sind alle lokalen semantischen Funktionen distributiv.

Mit Theorem 3.6.7 und Lemma 4.5.2 erhalten wir die gewiinschte Koinzidenz der

distributiven Typanalyse.

Theorem 4.5.3
Die OMFP-Losung von DisT fillt (koinzidiert) mit ihrer OMOP-Losung zusammen.
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4.5.3 Komplextitit des Verfahrens

Bei den monotonen Typanalysen ist die Komplexitit schon exponentiell gewesen.
Dies verdndert sich bei der distributiven Analyse nochmals gewaltig. Die Komple-
xitdt von DIST berechnet sich wie folgt:
Sei n die Grofle des Programms, dann

IC'l = On), V] = O(n),

|F| = [V =] = O(n™),und |P(F)| = O@2"").

Dies bedeutet, um die Bedeutung [ e ]]loc eines Ausdrucks e zu berechnen, wird

iiber einen doppelt-exponentiell grofen Bereich iteriert?.

4.6 Vergleich der Miachtigkeiten der Typanalysen

Die Machtigkeiten der fiinf Typanalysen kann folgendermaflen zusammengefafit wer-

den:

e DistT akzeptiert mehr Programme als MONO,

MoNO akzeptiert mehr Programme als MONO-ASS,

MonNo akzeptiert mehr Programme als MONO-BRANCH,

MonNo0-Ass akzeptiert mehr Programme als PSS,

MoNO-BRANCH akzeptiert mehr Programme als PS.

3In den praktischen Tests wird sich diese Typanalyse als problematisch herausstellen. Die

doppelt-exponentielle Komplexitéit scheint in der Praxis manchmal zu mé#chtig zu sein.
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DIST

MONO

MONO-ASS MONO-BRA

PS

Abbildung 4.3: Hierarchie der Typanalysen
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Kapitel 5
Typanalyse - Die Praktische Seite

Nachdem wir in den beiden vorangegangenen Kapiteln den theoretischen Rahmen
fiir die DatenfluBanalyse von objekt—orientierten Programmiersprachen sowie die
Definition von verschiedenen Typanalysen prisentiert haben, wenden wir uns nun

der Umsetzung und der Anwendung der Analysen zu.

5.1 Der Demand-Driven Algorithmus

In Kapitel 4 deuteten die Komplexitidtsbetrachtungen der Typanalysen allerdings
daraufhin, dal die Verwendung der Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 fiir “reale” Pro-
gramme (mit mehr als 20 Variablen) hoffnungslos unrealistisch ist, da die Laufzeit
exponentiell explodiert. Daher haben wir die beiden Algorithmen derart veréindert,
dafl nur noch die fiir die Analyse und das Endergebnis relevanten Informationen
berechnet werden. Die Komplexitit der Typanalysen bleibt zwar unverdndert expo-
nentiell, aber wie wir spéter sehen werden, zeigten alle analysierten Programme ein
gutartiges Laufzeitverhalten.

Die Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 werden zu einem Algorithmus verschmolzen,
wobei eine demand-driven (lazy) Auswertungsstrategie verfolgt wird, sodaf nur die-
jenigen Teile der abstrakten Semantik von Methoden berechnet werden, die gerade

benétigt werden.
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Algorithmus 5.1.1 Demand-driven Berechnung der OMFP-Lésung
Eingabe:

e Ein O0O-Analyse-Modell T%™,
e ein vollstdndiger Verband £ , der die absteigende Kettenbedingung erfiillt,

e cine Startinformation ¢y € L,

loc

e fiir jede Transition e € E%" die monotone lokale semantische Funktion [ e ]",

e fiir jede Transition e € E%" und jede Klasse C' € Impl(Method(e)) die lokalen

semantischen Funktionen [ ¢’ ]"¢ fiir ¢ € {eg;,, e(fjil, eSthOutOf s

C loc

e und falls e € E47? . auch die lokalen semantischen Funktion [ ey, |

assmc

Ausgabe: Eine Annotation von 7" mit der OMFP-Loésung abgelegt in dfs.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsprozef}. Die Ele-
mente von workset sind Zustdnde in T'*. Die Variable meet speichert das Ergebnis der
jeweils letzten Berechnung von meet. Die Funktion evalTr berechnet die notwendigen
Transformationen demand-driven-artig. Die Funktion ctr: Methodld x £ — L (call trans-
formation) berechnet die Approximation einer Methode bzgl. eines Zustandes, dhnlich wie

ltr.

BEGINMAINPROGRAM

(Initialisierung der Annotierungs-Arrays gér und ctr )

FORALL n € N AND v € £L DO gir[n,v]:=T OD;

FORALL m € Mj; AND v € £L DO ctr[m,v]:= NOTEVAL OD;
(Initialisierung des Annotierungs-Arrays dfi und der Variablen workset)
FORALL n € N\{start(Mg)} DO dfi[n]:=T OD;

dfi[start(Mg)] :== co;

workset := { start(Mg) };

(Iterative Fixpunkt-Berechnung )
WHILE workset # ) DO
LET m € workset
BEGIN

workset := workset\{ m };
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(Neuberechnung der m spezifischen Informationen )
FORALL e € E with source(e)=m DO
meet := dfi[dest(e)] N evalT R(e, dfi[source(e)]);
IF dfi[dest(e)] O meet
THEN
dfi[dest(e)] := meet;
workset := workset U { dest(e) } FI;
IF ¢ € B
THEN
FORALL s € {start(Model(Method(e),C))| C € Impl(Method(e)) }
DO
meet := dfi[s] 1N [[egass(s) I o [[eﬁlfss(s) ¥ (dfi[source(e)]);
IF dfi[s] O meet

THEN
dfi[s] := meet;
workset := workset U { s} FI
oD
FI
oD
END
oD
ENDMAINPROGRAM.

FUNCTION evalTR(¢' : Transition; 9 : L) : L

IF ¢ € E\E.; THEN RETURN [¢ [*(3) FL
IF ctr[Method(¢'), 5] £ NOTEVAL THEN
IF ¢ € Em . THEN RETURN [€<, [*(ctr[Method(e'), d])
ELSE RETURN ctr[Method(¢'), o] FI
FI
(Initialisierung der Variablen workset )
workset :={ (s,v',9)|s € start(Model(Method(e'), C)), v' = [e)f ]" o [[e'f% 1" (9),
C € Impl(Method(€')) };
ctr[Method(e'), 0] := T;
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(Tterative Fixpunkt-Berechnung )

WHILE workset # () DO
LET (m, f,v) € workset
BEGIN
workset := workset\{ (m, f,v) }; meet := gtr[m,v] N f
IF gtr[m,v] O meet
THEN
gtr[m, v] := meet;
IF m € {end(Mpra)}
THEN
FORALL e € Sender(mm(m)) AND FORALL o € £
WITH gir[source(e),t] =v AND v # T DO
ctr{Method(e), v] :=
['1{ gtr[end(Model (Method (e), C)), v]
| C € Impl(Method(e)) };

workset := (workset U{ (dest(e), ctr[Method(e),v],v) })
\ { (dest(e), f',0) € workset
| f/ 3 ctr[Method(e),v] }
oD
ELSE
workset := (workset
U{ (dest(e), evalTR(e, gtr[m,v]),v)
| e € E with source(e)=m})
\ { (dest(e), f',v) € workset| f' 1 eval TR(e, gtr[m,v]) }
FI
FI
END
OD
IF ¢ € E9" THEN RETURN [ O, J*(ctr[Method(e'), 9])

assmc ass

ELSE RETURN ctr[Method(e'), ] FI.
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Die wesentlichen Verdnderungen der demand-driven Variante gegeniiber der ur-
spriinglichen Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 lassen sich durch folgende Punkte be-

schreiben:

1. Das Semantik-Funktional [ ] in Alg.3.5.14+3.5.2, dafl durch den Préprozef} im
Alg.3.5.2 bereits vollstindig berechnet worden ist, wird in der demand-driven
Version ersetzt durch den Aufruf von evalTr mit einer Variablenbelegung v.
Die Funktion evalTr berechnet die Transformation einer Transition. Diese
kann einen einfachen Ausdruck darstellen, wobei dann sofort die geeignete
Transformation [ e ]'*“(v) ausgefiihrt werden kann. Falls aber ein Methoden-
aufruf durch die Transition dargestellt wird, so iiberpriift evalTr zunéchst, ob
ein solcher Methodenaufruf beziiglich der Variablenbelegung v bereits berech-
net wurde. Wenn dies der Fall ist, so kann der geeignete Wert sofort zuriick-

gegeben werden. Ansonsten wird der gesuchte Wert berechnet.

2. Die lokale Transformation /trin Alg.3.5.1+3.5.2 wird in Alg.5.1.1 ersetzt durch
ein Aufruf-Transitions-Feld ctr (call transformation) mit ctr: Ms x L — L.
Der Grund hierfiir ist darin zu sehen, daf} eine transitionsunabhingige Re-

priasentation fiir folgende Situationen gefunden werden muflte:

r t

e= (9 e-sendsTo m:e-param €= (tu) €' -sendsTo m:€ -param

Abbildung 5.1: Uberdeckung von Transitionen

Wenn die Datenflulinformationen z und 2/, e-sendsTo und e’-sendsTo sowie e-
param und e’-param zusammenfallen, so mufite trotzdem in Alg.3.5.14-3.5.2 die
[tr-Transformation fiir beide Transitionen berechnet werden, da [tr abhéingig
von der jeweiligen Transition ist. Die ctr-Transformation dahingegen ist von

dem Methodenidentifikator abhéingig, der in der Transition vorkommt. Somit
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haben wir fiir z=2' eine Uberdeckung der beiden Transitionen bekommen.'
Die Transition (¢,u) muf} nicht neu analysiert werden, da sie mit der Tran-
sition (r, s) zusammenfillt. Die ctr-Transformation berechnet nur die Aufruf-
Transformation, nicht die Wertriickgabe, falls der Aufruf in einer Zuweisung
vorkommt. Die Wertriickgabe wird von evalTr erst am Ende in Alg.5.1.1 be-

rechnet.

. Die Elemente der workset in evalTr sind um eine Komponente erweitert wor-

den. In Alg.3.5.1+3.5.2 stellt die zweite Komponente der workset eine Funktion
der Form f: £ — £ dar. In Alg.5.1.1 wird die workset initialisert mit (a) dem
Startzustand der Methode, (b) der Information v' nach Auswertung der Filter-
Transition und den Parameterbindungen angewandt auf die Information ¢, die
an der Aufruf-Transition vorlag und (c) eben dieser Information v als dritte
Komponente. Warum diese Information benétigt wird, werden wir gleich se-
hen. Nach der Initialisierung der workset wird die Aufruf-Transformation ctr

beziiglich des Methodennamens und der Information ¢ mit T initialisiert.

. Die globale Transformation g¢rin Alg.5.1.1 merkt sich in ihrer zweiten Kompo-

nente die Startinformation der Aufruf-Transition. Der Schnitt(meet)-Operator
wird weiterhin mit der zweiten Komponente der workset ausgefiihrt. Da die
Filter-Transitionen und die Parameterbindungen bereits bei der Initialisierung
der workset angewandt worden sind, werden sie bei der Wertzuweisung an ctr

nicht mehr bené6tigt und daher weggelassen.

. Ein sehr wichtiges demand-driven Detail ist bei der Neuauswertung aller dhn-

lichen Methodenaufrufe zu finden. An dieser Stelle schlégt in Alg.3.5.14-3.5.2
die Laufzeitkomplexitit zu: es werden alle Methodenaufrufe gleichen Namens
mit allen darstellbaren Informationen neu berechnet. Aber genau dies ist viel
zuviel. Verdnderungen kann es nur bei dhnlichen Aufruf-Transitionen mit glei-

chem Startzustand geben, siehe Abbildung 5.1. Also brauchen auch nur diese

In der Implementierung von SQIAT werden die eindeutigen Variablenidentifikatoren des

Empfangers und der Argumente eines Methodenaufrufes in globale feststehende Variablenidentifi-

katoren umbenannt. D.h. e-sendsTo und e’-sendsTo werden umbenannt in sends-To und e-param

wird umbenannt in Param-1, siehe auch [P097]. Somit enthalten sowohl z als auch 2z’ die geeigneten

Informationen, um den Vergleich von z und z' durchzufiihren.
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Transitionen neu analysiert zu werden. Die bereits berechneten Zustédnde sind
in gtr abgelegt. Es muf fiir den Startzustand einer dhnlichen Aufruf-Transition
iiberpriift werden, ob es eine Berechnung von gtr bereits gegeben hat, die an

der Aufruf-Transition die Information v liefert.

6. Die workset wird an zwei Stellen vergrofiert. In Alg.5.1.1 geschieht dies diffe-
renzierter als in Alg.3.5.14-3.5.2, indem jeweils iiberfliissige Transitionen und
Informationen nicht weiter bearbeitet werden. Wenn ein neues Element in die
workset aufgenommen wird, so werden gleichzeitig alle Elemente mit gleichen

Zusténden und ungenaueren Informationen aus der workset entfernt.

Dieser demand-driven Algorithmus ist in GNU-C++ implementiert worden, siehe

[P097] und daher fiir verschiedene Hardware-Plattformen verwendbar.

5.2 Testprogramme

Unsere Suite von Testprogrammen umfaflt 9 SOL -Programme unterschiedlicher Gro-
Benordnung. Sie varieren zwischen einem kleinen Programm mit 30 Zeilen (lines
of code), sechs mittelgrolen Programmen mit 106-295 Zeilen und zwei “grofen”

Programmen mit 1005 bzw. 1652 Zeilen. Im einzelnen sind dies:

e Peanoist ein Programm, das die Peano Integerzahlen implementiert, urspriing-

lich entwickelt worden von Johnson in Typed Smalltalk [GJ90];

e Trees and Container sind Adaptionen von Programmen, die von Palsberg und
Schwartzbach [OPS92] als Testprogramme, ebenso wie Peano, verwendet wur-

den;

o N-Queen, Quicksort, Tower of Hanoi und Sieve sind Programme, die bekannte

Problemstellungen 16sen;

e Diff ist ein Programm, dafl das Unix-Kommando diff implementiert, auch als

Wolczko’s Version des diff Kommandos bekannt [HS77, HU94|;

e Richards beinhaltet einen Betriebssystem-Simulator. Diff und Richards sind

die beiden grofien Programme, die auch als Benchmark-Programme von der



98 KAPITEL 5. TYPANALYSE - DIE PRAKTISCHE SEITE

Self-Gruppe immer verwendet werden [Ch92, HCU91, HU94, Ag94, Ag95a,
AH95).

Die folgenden Testergebnisse wurden auf einer DEC Alpha Station 600 5/266
mit 256 MB RAM erzielt.

5.3 Laufzeiten der Typanalysen

Laufzeiteffizienz ist ein ultimatives Ziel einer Implementierung. Laufzeituntersuchun-
gen sind besonders wichtig, wenn die zugrundeliegenden Algorithmen eine theoreti-
sche exponentielle bzw. doppelt-exponentielle Komplexitit aufweisen. Wir betrach-

ten daher zuidchst die erzielten Resultate in Abbildung 5.2.

Name loc | var | m.defs || MoNO | M.A. | M.B. PS DisT
Peano 128 6 42 0.57 | 0.48 | 22.20 | 16.90 0.08
Trees 186 | 10 40 0.08 | 0.46 | 2.23 | 2.23 0.08
Container 30 3 5 0.02 rej. | 0.02 rej. 0.02
N-Queen 106 8 18 0.40 | 0.40 | 0.50 | 0.49 0.05
Quicksort 118 | 14 12 0.25 | 0.25| 0.24 | 0.25 0.26
Tower of Hanoi 295 | 24 36 4.60 | 4.58 | 4.55 | 4.57 476.12
Sieve 107 | 12 11 0.19 | 0.19| 0.19 | 0.20 0.25
Diff 1652 | 121 218 || 819.90 rej. rej. rej. | OutOfMem
Richards 1005 | 179 122 7.33 rej. rej. rej. 7.18

Abbildung 5.2: Analysezeiten der fiinf Typanalysen in sec.: loc=Anzahl der Pro-
grammzeilen(lines of code), var=Anzahl der Variablen, m.defs=Anzahl der Metho-

dendefinitionen.

Die Laufzeiten der MONO-Analyse sind mit Ausnahme des Diff-Programms sehr
gut. Dies gilt z.T. auch fiir die anderen Typanalysen, wobei die monotonen Analysen
allerdings zwei bzw. drei Programme, darunter jeweils die beiden grofien Programme,
nicht erfolgreich verarbeiten konnten. Die distributive Analyse zeigte teilweise sehr

vielversprechende Resultate, benétigt aber bei dem grofiten Programm Diff soviel
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Speicher (>800 MB), dafl die Analyse auf den zur Verfiigung stehenden Rechnern

nicht normal beendet wurden.

Zunichst kénnte man vermuten, dafl die Laufzeiten in direktem Zusammenhang
mit den Programmgrofien oder der Grofle der Datenfluinformationen (Anzahl der
Variablen) stehen. Dies konnte aber durch die Messungen nicht bestétigt werden.
Wenn wir die Ergebnisse der MONO-Analyse betrachten, so erhalten wir folgende
Situation. Das Trees-Programm (186 lines of code) bendtigt nur 0.08 sec, wohinge-
gen Peano (128 loc) mit 0.57 sec 7 mal langsamer analysiert wird. Die Programme
N-Queen und Sieve sind von vergleichbarer Grofle, aber die Analyse von N-Queen
bendtigt doppelt soviel Zeit wie die Analyse von Sieve. Wenn wir die Anzahl der
Variablen betrachten, so sind Richards und Diff zwei Programme mit vielen Varia-
blen, haben aber sehr unterschiedliche Laufzeiten. Richards ist um den Faktor 115
schneller als Diff. Das N-Queen-Programm hat nur 8 Variablen, wird aber fiinfmal
langsamer analysiert als das Trees-Programm mit vergleichbarer Variablenanzahl.
Es besteht also kein direkter Zusammenhang zwischen der Anzahl der Variablen

und der Laufzeit der Analysen.

Die Ergebnisse von MONO-ASS zeigen, daf die Analysen von 40% aller Program-
me schlechter sind als im Vergleich zu MoNoO. Dies liegt vor allem darin begriindet,
daB drei Programme abgelehnt (rejected) werden und das Trees-Programm eine we-

sentlich schlechtere Analysezeit hat als bei MoNoO (Faktor 6).

Bei der Analyse mit MONO-BRANCH konnen wir erkennen, dafl sie im Vergleich
zu MONO nur vier Programme in dhnlicher Zeit bearbeitet. Zwei Programme werden
von MONO-BRANCH abgelehnt und drei Programme enden mit schlechterer Laufzeit

als dies bei MONO der Fall ist.

Der Vergleich von MONO-ASS und MONO-BRANCH bzw. PS liefert, dal MoNo-
Ass zwei Programme schneller verarbeitet als die anderen beiden monotonen Ty-
panalysen und dafl MONO-BRANCH ein Programm (Container) akzeptiert, das von

den anderen beiden abgelehnt wird.

Die Ergebnisse der monotonen Analysen zeigen aber auch, daf} eine unschérfere
Typanalyse durchaus schneller erfolgreich ausgefiihrt werden kann als eine schérfere
Typanalyse. Dieser Fall tritt bei den verschiedenen Typanalysen von Peano auf. Die

Typanalyse MONO benétigt ca 20% mehr Analysezeit als die abgeschwéchte Typ-
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analyse MONO-Ass und die Typanalyse PS ist ebenfalls um ca 20% schneller als
die Typanalyse MONO-BRANCH. Erklarbar ist dies dadurch, dafl in einem Analyse-
schritt einer Typanalyse Informationen berechnet werden, die bei einer priziseren
Analyse erst nach mehreren Berechnungsschritten entstehen.

Einen zwiespiltigen Eindruck hinterldfit der Vergleich der Ergebnisse von der
aggressivsten Typanalyse, DIST, und der monotonen Analyse MONO. Auf der einen
Seite zeigt DIST bei drei Programmen (Peano, N-Queen und Richards) ein wesentlich
besseres Verhalten als MONO. Umgekehrt analysiert MONO die beiden Programme
Tower of Hanotund Sieve bedeutend schneller. Aber ernsthaft problematisch ist das
Verhalten der DisT-Analyse im Falle der Programme Tower of Hanoi und Diff. Bei
dem Tower of Hanoi-Programm ist die Analysezeit 100mal langsamer. Wie bereits
zuvor erwihnt, kann die Analyse des Diff~Programms nicht ausgewertet werden, da
der grofle Speicherbedarf, iiber 800 MB, zu einem friihzeitigen Abbruch fiihrt.

Aus dem Gesichtspunkt der Analysezeiten hat MONO das stabilste Verhalten
gezeigt. DIST kann in manchen Fillen zu Verbesserungen fiihren (Faktor 7), kann
aber auch das Gegenteil bewirken (Faktor 100). MoN0O-Ass, MONO-BRANCH und
PS scheitern bei groflen Programmen. Ansonsten hat MONO-ASs Vorteile gegeniiber
MoNO-BRANCH und PS. Die beiden letztgenannten haben fast identische Laufzei-
ten.

Der Vollstandigkeit halber ist auch die Anzahl der analysierten Transitionen
(Transitionen, die in der workset bearbeitet werden) protokolliert worden. Die Er-

gebnisse haben wir in Tabelle 5.3 zusammengefaft.

5.4 Qualitit der Typanalysen

Insgesamt fiinf Typanalysen mit unterschiedlicher Aggressivitit (Préizision) wurden
untersucht. Die Qualitét einer Typanalyse kann anhand der Anzahl der nicht eindeu-
tigen Methodenaufrufe gemessen werden. Ein Methodenaufruf wird eindeutig von
der Typanalyse bestimmt, falls die Typanalyse herausfindet, dafl der Empfiangertyp
des Aufrufs aus genau einem Element besteht. Ein Methodenaufruf ist mehrdeutig
(oder nicht eindeutig), wenn der Empfingertyp des Aufrufs aus mehreren Elementen

besteht. Verschiedene experimentelle Untersuchungen, vor allem die sehr differen-
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Name loc | var | m.defs || MonNO | M.A. | M.B. PS DistT
Peano 128 6 42 1249 | 1108 | 9113 | 7525 270
Trees 186 | 10 40 55 | 972 | 2638 | 2638 55
Container 30 3 5 67 rej. 67 | rej. 67
N-Queen 106 8 18 1329 | 1329 | 1401 | 1401 251
Quicksort 118 | 14 12 852 852 | 852 | 852 1063
Tower of Hanoi || 295 | 24 36 4387 | 4387 | 4387 | 4387 17537
Sieve 107 | 12 11 715 715 | 74T | 747 826
Diff 1652 | 121 218 || 43522 rej. rej. | rej. | OutOfMem
Richards 1005 | 179 122 4234 rej. rej. | rej. 4859

Abbildung 5.3: Anzahl der bearbeiteten Transitionen.

zierten Untersuchungen der Self-Gruppe [Ch92, HU94, H595, Ag95b] haben gezeigt,
daf} in objekt—orientierten Programmen relativ wenige mehrdeutige Methodenauf-
rufe vorkommen. In Tabelle 5.4 haben wir die Anzahl der mehrdeutigen Methoden-

aufrufe, die die jeweiligen Typanalysen herausfinden, zusammengestellt.

Die Typanalyse MONO zeigt ein sehr gutes Verhalten, indem 6 der 9 Programme
keine mehrdeutigen Methodenaufrufe enthalten. Die Analyse der drei “mehrdeutigen”
Programme, hierzu gehort nur eines der beiden grofien Programme, findet heraus,
daB nur 0.47% (bei Diff), 12% (bei Peano) und 29% (bei N-Queen) aller Methoden-

aufrufe, die im Programm vorkommen, mehrdeutig sind.

MoONO-ASS erkennt genau soviele eindeutige Methodenaufrufe wie MONO, mit

Ausnahme der drei Programme, die MONO-ASS als fehlerhaft bezeichnet.

MoNO-BRANCH und PS liefern fast identische Ergebnisse und fiithren im Ver-

gleich zu MONO bei nur 5 bzw. 4 Programmen zu gleichen Ergebnissen.

Wie nach den Laufzeitergebnissen zu erwarten war, ergibt sich bei der distribu-
tiven Typanalyse wieder ein uneinheitliches Bild. Abgesehen von dem durch DisT
nicht analysierbaren Programm, kann die distributive Analyse zwar die Ungenau-
igkeiten weiter verringern, bei Peano um fast die Hélfte und bei N-Queen um den

Faktor 6, aber leider reicht eben nicht immer der Hauptspeicher aus.

Alle Typanalysen finden als Nebenprodukt zur (dynamischen) Laufzeit nicht
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Name Call Sites | MoNno | M.A. | M.B. | PS DistT
Peano 43 ) ) 24| 24 3
Trees 87 0 0 0 0 0
Container 7 0 rej. 0 | rej. 0
N-Queen 21 6 6 9 9 1
Quicksort 19 0 0 0 0 0
Tower of Hanoi 67 0 0 0 0 0
Sieve 14 0 0 0 0 0
Diff 423 2 rej. rej. | rej. | OutOfMem
Richards 226 0 rej. rej. | rej. 0

Abbildung 5.4: Mehrdeutige Aufrufstellen von Methoden (not unique call sites,
NUCS) in den Programmen.

erreichbare Programmteile heraus, sogenannter dead code, siehe Tabelle 5.5. Diese
Programmteile werden von der Typanalyse mit T gekennzeichnet und brauchen
nicht iibersetzt zu werden, sondern kénnen problemlos eliminiert werden, wodurch
das urspriingliche Programm verkleinert wird. Das Erkennen von dead code ist ein
weiteres Qualitdtsmerkmal einer Typanalyse.

Die MoONO-Analyse findet im wesentlichen 44-85% der Methodendefinitionen als
iiberfliissigen Code heraus, bei MONO-ASS sind dies 44-55% und bei MONO-BRANCH
bzw. PS 33-50% bzw. 31-50%. Die priizise DisT-Analyse entdeckt 44-90% des ur-
spriinglichen Codes als dead code. Beim Vergleich von DiST und MONO hat DisT

bei vier Programme Vorteile gegeniiber MONO (7-16% mehr erkannter dead code).

5.5 Speicherplatzbedarf

Die Typanalyse DIST sprengt den zur Verfiigung stehenden Speicher bei dem Diff-
Programm. Dadurch entstand die Idee, den Speicherplatzbedarf der Typanalysen

genauer zu untersuchen, siche Tabelle 5.62.

2Der angegebene Speicherplatzbedarf von weniger als 3.5 MB sind Durchschnittswerte, da bei
wiederholten Messungen starke Schwankungen aufgetreten sind; einerseits wurden 1.5 MB und

andererseits auch 3.5 MB fiir das gleiche Programm gemessen.
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Name m.defs || Mono | M.A. | M.B. | PS DistT
Peano 42 21 21 6 6 24
Trees 40 34 22 14| 14 36
Container ) 0 rej. 0 | rej. 0
N-Queen 18 1 1 0 0 4
Quicksort 12 6 6 6 6 6
Tower of Hanoi 36 16 16 16 | 16 16
Sieve 11 ) ) ) ) )
Diff 218 131 rej. rej. | rej. | OutOfMem
Richards 122 61 rej. rej. | rej. 86

Abbildung 5.5: Nicht bendtigte Methodendefinitionen (dead code).

Name Mono | M.A. | M.B. | PS DisT
Peano 2.5 2.5 4.7 1 4.5 2.5
Trees 2.5 3.5 4.5 | 4.5 2.5
Container n.m. rej. | n.m. | rej. n.m.
N-Queen 2.5 3.7 3.7 3.7 2.5
Quicksort 3.7 3.7 3.7 3.7 4
Tower of Hanoi 5.9 5.9 5.9 5.9 161.0
Sieve 3.7 3.7 3.7 3.7 3.9
Diff b7.7 rej. rej. | rej. | OutOfMem
Richards 8.2 rej. rej. | rej. 17.2

Abbildung 5.6: Speicherplatzbedarf in MB; n.m.=nicht messbar.
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Wiederum liefert die monotone Typanalyse MONO die besten Resultate. Bei
fast allen Programmen liegt der Platzbedarf unter 6 MB. Nur im Falle des Diff-
Programmes schnellt der Speicherbedarf auf 56 MB hoch. Die distributive Analyse
liegt ebenfalls in diesem Rahmen, abgesehen von ihrem “Problem”-Programm und
dem Tower of Hanoi-Programm. Beim Richards-Programm ist der Platzbedarf mit
17 MB im Verhéltnis zur Programmgréfie recht moderat. Die Analyse des Tower
of Hanoi-Programms bendétigt 161 MB, wobei die iibrigen Ergebnisse fiir NUCS
und dead code im Vergleich zur MONO-Analyse identisch sind. Bei den anderen
monotonen Typanalysen liegt der Speicherbedarf unterhalb von 6 MB. Somit be-
wegt sich der Speicherplatzbedarf der monotonen Typanalysen in einem durchaus

realistischem Bereich?.

5.6 Bewertung der Ergebnisse

Betrachtet man alle Gesichtspunkte (Analysezeit, Qualitit der Analyse, Speicherbe-
darf) zusammen, so gibt es einen eindeutigen Gewinner unter den Typanalysen: die
monotone Typanalyse MONO. Sie zeigt gute bis sehr gute Analysezeiten mit recht
hoher Prézision und moderatem Speicherbedarf.

Aber auch ein kombiniertes Vorgehen ist denkbar, um die Vorteile anderer Ana-

lysen mit einzubauen, wobei sich zwei Alternativen anbieten:

e Liefert MONO ein nicht zufriedenstellendes Ergebnis, so kann das zu analysie-

rende Programm mit DIST erneut analysiert werden.

e Ist die Laufzeit von DIST zu lang bzw. benotigt DIST zuviel Speicher, so kann

das zu analysierende Programm erneut mit MONO analysiert werden.

Die Testergebnisse haben auch die Wichtigkeit der Verwendung von destruktiven
Zuweisungen und der moglichst deterministischen Behandlung von Programmver-
zweigungen in Typanalysen unterstrichen. Dabei ist vor allem die deterministische
Behandlung von Programmverzweigungen hervorzuheben. Die Bedeutung von sepa-

rater Behandlung von Methodenaufrufen muss nicht extra erwidhnt werden.

3Vergleiche mit anderen Typanalysen konnten nicht angestellt werden, da hierfiir keine Resultate

publiziert worden sind, zumindestens dem Autor nicht bekannt sind.
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5.7 Behandlung von uninitialisierten Variablen

Die Startinformationen der Typanalysen sind derart definiert, daf§ jeder Programm-
variablen die leere Menge zugeordnet wird, d.h. zu Beginn der Analyse liegen keine
Typinformationen vor. Betrachten wir die dynamische Semantik von SQOL , so bein-
haltet diese Wahl der Startinformation bereits eine gewisse Unschérfe. Eine hohere
Priizision wiirden wir durch die Startinformation fo(v) = {Nil} erhalten. Aber
damit handelt man sich ein anderes Problem ein. Zunéchst illustrieren wir den vor-

liegenden Sachverhalt an dem Beispiel in Abbildung 5.7. Die Variable a wird vor der

classBspPrg var a

method go

O Startinformation:
l f(@={} oder f(a={Nil}

a=A new

f(@={A}
f(@={A} oder f(8={ANil}

Abbildung 5.7: Problem der Startinformation

Programmverzweigung nicht explizit initialisiert. Angenommen beide Zweige miissen

analysiert werden, so erhalten wir nach der Zusammenfithrung der beiden Zweige,

“Eine kleine Bemerkung am Rande: Die verwendete Startinformation fo(v) = {} war urspriing-
lich nicht geplant gewesen, sondern wurde durch einen Fehler in der Implementierung erzielt.
Nachdem dieser Fehler entdeckt und korrigiert worden ist, trat aber ein gewaltiges Problem auf.
Fast alle Programme wurden von den Typanalysen abgelehnt. Die Typanalysen MON0-ASs und PS
waren unsinng geworden, da alle Variablen an jedem Programmpunkt mindestens mit Nil belegt

waren.
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daf die Variable a vom Typ {A} bzw. vom Typ {A, Nil} ist. Letzteres wird durch
die exaktere Startinformation erzielt.

Fast alle Testprogramme beinhalten Abfragen, ob eine gewiinschte Programm-
situation vorliegt oder nicht (z.B. Uberpiifung auf Indexgrenzen: ist der momentan
vorliegende Index im definierten Indexbereich; wenn nein, dann wird diese Fehler-
situation vom Programm (Programmierer) abgefangen). Die Analyse geht aber im
weiteren davon aus, daf§ beide Félle (Situation liegt vor oder liegt nicht vor) eintreten
kénnen. Dies fiihrt dann wihrend der Typanalyse zu hiufig nicht gewiinschten Ef-
fekten: es werden Situationen analysiert, die zur Laufzeit nicht vorkommen kénnen.
Somit haben wir eine “Uberspezifikation” der Typanalyse erreicht. Unsere Tests und
detaillierten Untersuchungen der Testprogramme haben dieses bestétigt. Fast alle
Testprogramme wurden von den Typanalysen abgelehnt und konnten nur durch um-
fangreiche und sehr kiinstliche Verénderungen (alle Variablen muflten zu Beginn mit
geeigneten Werten initailisiert werden) zu akzeptierbaren Programmen umgeformt
werden. Daher haben wir bei den in dieser Arbeit vorgestellten Typanalysen ein

eventuelles Verschwinden von uninitialiserten Variablen bewuf}t in Kauf genommen.



Kapitel 6

Das Tool SQOIAT

Eine Typanalyse produziert eine grofle Menge an Typinformationen, die fiir Men-
schen schwer lesbar und versténdlich sind. Eine Datenflufinformation an einem Kno-
ten (Zustand) besteht aus der Abbildung von der Menge der Variablen in die Men-
ge der Typen. Withrend der Arbeit mit SOIAT (Simple Object-oriented Language
Analyzing Tool), das zunédchst nur aus dem Analyse-Werkzeug bestand und eine
einfache ASCII-Ausgabe produzierte, entstand die Notwendigkeit einer iibersichtli-
cheren Darstellung der gewonnenen Typinformationen. Die ASCII-Ausgabe enthilt
zwar das annotierte Analyse-Modell des analysierten Programms, aber das Suchen
nach einzelnen Programmpunkten und bestimmten Informationen erweist sich als
sehr umst#indlich und zeitraubend. Daher ist SOIAT zu einem graphischem Werkzeug
weiterentwickelt worden. Technische Details, wie Installierung und Konfigurierung
von SOIAT sowie Beschreibung der Implementierung, kénnen in [Po97] nachgelesen

werden.

Da der graphische Teil der SQIAT-Implementierung in fincr Tell/Tk [Mc96] er-
folgt ist, steht SOIAT fiir verschiedene Hardware-Plattformen zur Verfiigung. Ausfiihr-
lich getest worden ist SOIAT auf DEC Alpha-Stations, SUN Workstations und PC’s

unter Linux.

SOIAT erzeugt vier Arten von graphischen Fenstern (Haupt-, Identifier-, Graph-,
Inspect-Fenster), die und ihre Benutzung im folgenden beschrieben werden. Nach-
dem Aufruf von SOIAT wird ein gegebenes Programm analysiert und ein Hauptfen-

ster erzeugt, siehe 6.1.

107
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6.1 Das Hauptfenster

Nach einigen statistischen Angaben (benotigte Analysezeit, Anzahl der analysier-
ten Elemente der workset, Anzahl der Methodenaufrufe, Anzahl der mehrdeutigen
Methodenaufrufe) wird im Hauptfenster das annotierte Analyse-Modell in ASCII-

Ausgabe aufgelistet. Hierbei werden Variablen, vorangestellt mit dem Namen der sie

wsnlat.tcl- command output

list identilices m 1.18 (ronotonic) it |

! imekhod-remlt = t:20]-sendsTn euni §

Abbildung 6.1: Das SOIAT Hauptfenster

umfassenden Klasse und durch :: getrennt sowie nachfolgend und durch : getrennt
mit ihrem momentan giiltigen Typ versehen. D.h. Test :: a : A bedeutet, daf die
Variable a in der Klasse T'est vom Typ A ist. Bei Variablen, deren Klasse nicht
explizit mit angegeben ist, handelt es sich um von der Analyse erzeugte Variablen,
wie z.B. e-sendsTo oder method-result.

Ein Mausklick auf das miwsmnes | 5ffnet das Identifier-Fenster.

6.2 Das Identifier-Fenster

In diesem Fenster konnen alle im Programm vorkommenden Identifikatoren ange-
zeigt werden, wobei auch eine Auswahl nur nach Klassen, Variablen, Methoden oder
Parameter erfolgen kann.

Die Eintrage im Identifier-Fenster konnen selektiert werden. Zuvor sollte mit

Hmh_lﬂmi in das wes= Menii ein Inspect-Fenster erzeugt werden. In diesem



6.3. DAS GRAPH-FENSTER

(a) Das Identifier-Fenster

o | s

Cigsizsh 4 BrSpacl Wl ‘

(R

(b) Das Window-

Menii

Identifiers |

| W Classes

: I variables

i I Methods

' Parameters

(c) Das Identifier-Menii

Abbildung 6.2: Die Komponenten des Identifier-Fenster
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Inspect-Fenster werden die Typinformationen fiir einzelne ausgewihlte Identifika-

toren dargestellt. Wie dies geschieht, erkldren wir weiter unten. Wird nun ein Me-

thodenidentifikator mittels der linken Maustaste selektiert, so wird im Hauptfen-

ster das entsprechende annotierte Methodenmodell angezeigt. Beim Auswahlen ei-

nes Methodenidentifikators durch die rechte Maustaste wird ein neues Fenster, das

Graph-Fenster, geoffnet.

6.3 Das Graph-Fenster

Hier wird das Methodenmodell der ausgewihlten Methode graphisch dargestellt,
siehe Abbildung 6.3.

Der angezeigte Graph kann auch als Postscriptdatei abgespeichert oder gedruckt

werden.

6.4 Das Inspect-Fenster

Nachdem aus dem Identifier-Fenster heraus ein Inspect-Fenster erzeugt worden ist,

konnen im Identifier-Fenster Variablen- und Parameter-Identifikatoren ausgewéhlt
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Abbildung 6.3: Das Graph-Fenster

werden, indem der Meniipunkt g mg n-m-l im Inspect-Fenster aktiviert wird. So-
mit kann eine individuelle Auswahl von Variablen oder Parameter angelegt werden,

die beobachtet werden konnen.

Wenn im Graph-Fenster mit der rechten Maustaste auf einen Knoten (Zustand)
geklickt wird, so erscheinen im Inspect-Fenster die Typinformationen, die an diesem
Knoten giiltig sind, siehe Abbildung 6.4. Durch Invertieren des Update-Knopfes

u Update im Inspect-Fenster konnen die momentan angezeigten Informationen ein-

gefroren werden. Es diirfen beliebig viele Inspect-Fenster angelegt werden.
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Inspect N TUpdate
Node: 169

Yariables Yalues Inspect |
fuickBench: : a] quicksorth:L:R:] Array I
QuickBench: :x integer fuld variahle
: :126-sendsTo Delete variahle
::123-cond false true Dismiss

(a) Das Inspect-Fenster (b) Das Inspect-Menii

Abbildung 6.4: Die Komponenten des Inspect-Fensters

6.5 Erfahrungen mit SQIAT

Die Benutzung von SOIAT bei der Programmentwicklung erwies sich als sehr hilf-
reich. Die Moglichkeiten nur einen Teil der Variablen zu beobachten sowie die graphi-
sche Darstellung der Methodenmodelle sind dabei ebenso hervorzuheben wie auch

die aggressiven Typanalysen.

Es zeigte sich aber auch schnell eine Schwachstelle in der Definition der Typana-
lysen. Aus theoretischer Sicht ist die Verwendung der SthOutOf-Filter zur Modellie-
rung der Fehlersituationen bei Methodenaufrufen naheliegend und begriindet durch
die dynamische Semantik. Aber wenn die benutzte Typanalyse eine solche Fehlersi-
tuation glaubt gefunden zu haben, so liefert der SthOutOf-Filter L zuriick. Dadurch
werden alle weiteren Berechnungen geblockt und man kann iiber die weiteren Pro-
grammteile keine Aussagen machen. In der Praxis der Programmentwicklung haben
wir dieses Verhalten als zu restriktiv kennengelernt. Wenn der SthOutOf-Filter einen
moglichen Fehler meldet, so ist es meistens sehr aufwendig die genaue Fehlerstel-
le zu lokalisieren. Um dies zu vereinfachen, ist SOIAT mit einer Option versehen
worden, daf} die SthOutOf-Filter nicht beriicksichtigt werden. Dies ist in der mo-
mentan aktuellen SOIAT-Version sogar der Normalfall (default). In den formalen
Definitionen werden die SthOutOf-Filter ersatzlos gestrichen. Stattdessen wird nach
Ende der Analyse der gesamte Programmgraph nochmals durchlaufen, und jeder

Methodenaufruf wird daraufhin iiberpriift, ob der Empfinger und sein berechne-
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ter Typ den entsprechenden Methodenaufruf zulassen. Wenn nicht, dann wird ei-
ne Fehlermeldung am Anfang der Ausgabe der Typanalyse produziert, bei der die
“fehlerbeladene” Knotennummer mit ausgegeben wird. Gibt es in einem Programm
mehrere Fehlersituationen, so werden diese alle mit aufgefiihrt und nicht nur der
erste aufgetretene Fehler. In dieser Form kann die Typanalyse in einen Compiler
eingebaut werden. Der Compiler kann Warnungen ausgeben und trotzalledem die
korrekten Methodenaufrufe optimieren. Man beachte stets, dal nicht alle von der
Typanalyse als fehlerhaft erkannten Methodenaufrufe zur Laufzeit auch wirklich
Fehler produzieren. Somit ist die Verwendung der SthOutOf-Filter aus theoretischer
Sicht durchaus wiinschenswert, aber aus praktischer Sicht ungeeignet.

Eine andere Erfahrung bei der Arbeit mit SOIAT ist gewesen, daf§ die aggressi-
veren (préiziseren) Typanalysen defensives Programmieren erzwingen, da sonst Feh-
lermeldungen produziert werden. Vor allem die Initialisierung von Variablen haben
bei fast allen Testprogrammen, die zunéchst von Smalltalk-80 nach SQL iibersetzt
worden sind, zu Schwierigkeiten gefiihrt. Haufig haben Variablen in Verzweigungen
oder Schleifen erstmalig einen Wert zugewiesen bekommen. Eine Initialisierung vor
den Verzweigungen bzw. Schleifen ohne semantische Anderungen des Programmes
sorgt fiir akzeptierbare Programme. Innerhalb der Software-Entwicklung ist dies ein

Charakteristikum fiir defensives Programmieren.
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Verwandte Ansatze

Statische Programmanalysen sind ein seit 20 Jahren stetig wachsender Forschungs-
bereich. Die meisten neueren Ansétze stiitzen sich immer noch auf die “alten” grund-
legenden Arbeiten zur DatenfluBBanalyse [KU77, He77, MJ81, SP81], Abstrakten
Interpretation [CC77, CCT9] oder Typinferenz [Hi69, Mi78]. Allein der Entwick-
lung der (intra- bzw. interprozeduralen) DatenfluBanalyse konnte ein lingeres Ka-
pitel gewidmet werden. Wir wollen uns aber im vorliegenden Kapitel vor allem auf
die Ansétze konzentrieren, die zur Berechnung von Typinformationen in objekt—
orientierten Sprachen verwendet werden. Hierbei betrachten wir drei grundsétzlich
verschiedene Vorgehensweisen (Typinferenz, Datenfluanalyse, Type-Feedback). Ab-
gerundet wird der Uberblick mit einigen Arbeiten zur Typanalyse in anderen Spra-

chen.

7.1 Typinferenz

Zunichst werden drei “&dltere” Typinferenzansétze vorgestellt, die alle auf der Hind-
ley /Milner Typinferenz fiir funktionale Sprachen basieren. Alle drei Anséitze beriick-
sichtigen keinerlei Datenflul und die Analyse der Methoden erfolgt intraprozedural.
Danach présentieren wir vier Ansétze der 90er Jahre, bei denen dynamische Bindung
der Methodenaufrufe durch bedingte Constraints modelliert wird und anstelle von
Unifikation nun Fixpunktableitungen zur Berechnung der Losungen des Constraints-
Systems ausgefiihrt werden. Eine ausfiihrlichere Beschreibung der Ansétze zur Typ-

bestimmung in objekt-orientierten Sprachen ist in [Ag95b] zu finden.

113



114 KAPITEL 7. VERWANDTE ANSATZE

Hindley und Milner

Die Mutter (oder Vater) aller Typinferenz-Algorithmen stellt die Arbeit von Hindley
[Hi69] dar. Er entwickelte eine Typinferenz fiir die kombinatorische Logik und fiir den
Lambda-Kalkiil. Dieser wurde spéter von Milner [Mi78] auf Programmiersprachen
erweitert. Dieser Algorithmus ist heute noch (in modifizierter Form) Bestandteil

eines jeden ML-Compiler.

In dem Typinferenz—Modell existieren drei Arten von Typen: Basistypen fiir pri-
mitive Objekte, Typvariablen zur Behandlung von polymorphen Typen und Funk-
tionstypen (Argumenttyp — Resultattyp). Typinferenz wird ausgefiihrt, indem der
Ausdrucksbaum (expression tree) von den Bldttern zur Wurzel hin (bottom-up)
analysiert wird. Dabei werden zunéchst die Blidtter mit ihren entsprechenden Ty-
pen versehen (Blatt ist Konstante: Basistyp; Blatt ist Variable: Typvariable) und
danach die Typen mittels Unifikation berechnet. Die charakteristischen Merkmale

der Hindley/Milner-Typinferenz im Hinblick auf unsere Typanalyse sind:

e Die Hindley/Milner-Typinferenz berechnet den am meisten allgemeinen oder
prinizipiellen Typen (most general type) und nicht den moglichst exaktesten
Typ. Die Typinferenz nimmt zu Anfang an, da} Typen so allgemein wie
moglich sind, und durch die Analyse erst eingeschrinkt werden. Unsere in-
terprozeduralen Analysen gehen von dem umgekehrten Standpunkt aus, zu

Anfang wird jede Variable mit dem kleinsten Typ versehen.

e Die Hindley/Milner-Typinferenz berechnet jede Funktion allein, d.h. intrapro-

zedural.

e Die Hindley/Milner-Typinferenz ist flufiinsensitiv (flow-insentive), d.h. ver-

schiedene Zugriffe auf eine Variable sind vom gleichen Typ.

Die Hindley/Milner-Typinferenz ist spiter um weitere Sprachkonstrukte aus-
gebaut worden [To90, Ca88]. Hense und Smolka definieren eine Typinferenz fiir

objekt-orientierte Sprachen mit Vererbung [He93].
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Borning und Ingalls

Einen der ersten Ansétze zur Berechnung von Typinformationen fiir Smalltalk-80
haben Borning und Ingalls in [BI82] vorgestellt. Sie entwickelten und implementier-
ten ein Typinferenzsystem fiir Smalltalk-80. Dabei miissen alle Variablen, formalen
Parameter und Resultate von Methoden mit einem statischen Typ deklariert wer-
den. Jede Methode wird einzeln analysiert. Weiterhin kénnen durch die Analyse von
Verzweigungen zwei unterschiedliche Typen nicht vereint werden, sondern anstelle
dessen wird die néichste gemeinsame Superklasse beider Typen als Typ verwendet.
7.B. seien A, B, C' Klassen in einem Programm und A, B sind Teilklasse von C'. Die
Analyse des Ausdrucks x=y ifTrue:[A new] ifFalse:[B new] liefert nicht den
Typ {A, B} sondern {C'} zuriick. Borning und Ingalls testeten ihr System an einem
kleinen Teil des Smalltalk-80-Systems. Allerdings sind keinerlei Ergebnisse iiber den
Erfolg oder Miflerfolg ihrer Tests publiziert worden.

Suzuki

Ungeféhr zeitgleich mit Borning und Ingalls entwickelte Suzuki [Su81] ein Typinfe-
renzsystem fiir Smalltalk-76. Dabei ist erstmals ein Typ eine Menge von Klassen. Su-
zuki erweiterte Hindley /Milner-Typinferenz um objekt—orientierte Konstrukte (Zu-
weisungen und dynamisch gebundene Methodenaufrufe). Hierbei trat folgendes zir-

kuldre Problem auf:

e Um den Typ eines Methodenaufrufes abzuleiten, mufi die Menge der potenti-

ellen Methodendefinitionen bekannt sein.

e Um die Menge der potentiellen Methodendefinitionen zu bestimmen, mufy der
Typ des Empfiangers des Methodenaufrufes, moglicherweise wiederum ein Me-

thodenaufruf, bekannt sein.

Diese gegenseitige Abhéngigkeit wird derart aufgelost, dal zu Beginn der Analyse
alle Methodendefinitionen gleichen Namens als mogliche Kandidaten angenommen
werden. Um diese pessimistische (maximal conservative) Annahme zu verbessern,
wurde die Typinferenz wiederholt angewandt, sofern im vorherigen Iterationsschritt

eine weniger pessimistische Typinformation berechnet wurde. Ahnlich wurden auch
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die Typen von Variablen bestimmt. Dieses Verfahren kann zu einer Uberspezifikation
der Typen fiihren, da alle Methoden zu Beginn analysiert werden, auch die, die
niemals zur Laufzeit ausgefiihrt werden.

Suzuki implementierte eine vereinfachte Version seiner Typinferenz, aber Ergeb-

nisse iiber eine Anwendung der Typinferenz sind nicht bekannt.

Graver und Johnson

Im Typed Smalltalk-Projekt [GJ90, Gr89, Jo86, JGZ88| sollte Smalltalk-Code durch
Hinzunahme eines statischen Typsystems verbessert werden. Instanz-, Klassen- und
globale Variablen mufiten mit einem Typen deklariert werden. Lokale Variablen, for-
male Parameter und Methoden konnten, mufiten aber nicht, mit Typdeklarationen
versehen werden. Aufgabe der Typinferenz war, fiir die ungetypten Programmteile
geeignete Typen zu berechnen. Dabei wurden drei Arten von Typen unterschie-
den: Klassentypen (z.B. Integer), Vereinigungstypen (z.B. {Integer, Float}) und
Signaturtypen (z.B. Self METH : Integer — Float, wobei Self den Typ des
Empfiangers der Methode M ETH, Integer den Argumenttyp und Float den Resul-
tattyp bezeichnen). Vererbung wird durch Kopieren eliminiert. Nach Konstruktion
des TypeTrees einer Methode aus dem ParseTree durch geeignete Abstraktion wird
die Methode abstrakt interpretiert.

Die Kombination von Typdeklaration und Typinferenz erzeugt folgendes Dilem-

ma:

e Typdeklarationen sollen so abstrakt wie mdoglich sein, um Wiederverwendbar-

keit von Programmcode zu unterstiitzen.

e Typinferenz soll so konkret (prizise) wie moglich sein, um Optimierungen zu

unterstiitzen.

Dies bedeutet fiir den Programmierer, dafl je allgemeiner seine Deklarationen sind,
desto weniger Optimierungsmoglichkeiten hat der Compiler.

Der Nutzen der Implementierung des Typinferenzsystems wird in [JGZ88] nur
anhand von recht kleinen Programmen illustriert, sodal eine echte Einschéitzung

nicht erfolgen kann.
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Oxhgj, Palsberg und Schwartzbach

Das Typinferenzsystem von Palsberg und Schwartzbach [PS91] behandelt Program-
me einer einfachen objekt-orientierten Sprache, im wesentlichen identisch zu SQL .

Thr Ansatz basiert auf folgende Uberlegungen:

1. Vererbung wird durch Kopieren eliminiert.
2. Typen sind Mengen von Klassen.

3. Jeder Variablen v und jedem Ausdruck e wird eine Typvariable zugeordnet

(v—=Jv],e—=Te])-

4. Bilde das Programm auf die Menge von bedingten Constraints der Form ab
[a] C [b] bzw. [a] = [b] bzw. C € [a] = [b] C [c¢], wobei a,b,c

Variablen, formale Argumente oder Ausdriicke sind und C' eine Klasse ist.

5. Lose dieses Constraints-System durch eine Fixpunktberechnung, die in poly-

nomieller Zeit durchgefiihrt werden kann, siehe [PS93].

6. Annotiere das analysierte Programm mit den Informationen der Losung des

Constraints—Systems.

Da dieser Ansatz Grundlage fiir die weiteren Typinferenzsysteme ist, werden wir

die wesentlichen Vorgehensweisen in 4. genauer erldutern. Dazu verwenden wir, wie
in [Ag94, Ag95a, Ag95b], folgende Anschauung:
Es wird ein gerichteter Graph aufgebaut, dessen Knoten Typvariablen beinhalten.
Die Kanten, die nach und nach hinzugefiigt werden, reprisentieren die Constraints,
durch die der Laufzeitdatenflufl modelliert wird. Z.B. bewirkt die Zuweisung x := e
das Hinzufiigen einer Kante von [e] nach [z ]. Die Kante repisentiert also das
Constraint [ e ] C [z ], sieche Abbildung 7.1.

Zu Beginn der Analyse liegt ein unstrukturierter Graph vor bestehend aus der
Menge der Typvariabalen. Dieser Graph lafit sich in Teilgraphen einteilen, wobei
jeder Teilgraph genau einer Methode entspricht. Diese Teilgraphen werden auch
Templates genannt. Ein Template einer Methode M besteht aus

e den Typvariablen der Ausdriicke, lokalen Variablen und formalen Parameter

von M und
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Typvariablen

Typvariablen

Abbildung 7.1: Nach Ausfithrung von z := e wird die Typinformation von [ e | nach
[ « ] propagiert

e den Constraints der Typvariablen.

Knoten, die Instanzvariablen repréisentieren, sind nicht Teil eines Templates, sondern
werden auflerhalb der Templates verwaltet.
Betrachten wir die Methode

method min:arg

(self<arg) ifTrue:self ifFalse:arg

und den Methodenaufruf (A new) min: (A new). Abbildung 7.2 zeigt das Templa-
te der Methode min:. Die Auswertung von self<arg liefert den Typ {false, true}
zuriick, wodurch das min:-Template mit den ifTrue:ifFalse:-Templates der Klas-
sen false und true verbunden ist. Ebenso wird der Aufruf (A new) min: (A new)
mit dem min:-Template verbunden. Der Typinferenz—Algorithmus propagiert vom
Methodenaufruf ausgehend Typinformationen durch den Graphen und errechnet,
daf der Resultattyp der Methode min: {A} ist.

Der Typinferenz—Ansatz in [PS91] ordnet jeder Methodendefiniton genau ein
Template zu. Somit werden verschiedene Aufrufe von min: mit dem gleichen Tem-
plate verbunden. Dies kann zu Ungenauigkeiten der Typinformationen fiihren, wie

in Abbildung 7.3 zu sehen ist. Damit wére nach Analyse der Zuweisungen
a := (A new) min: (Anew) und b := (B new) min : (B new)

sowohl die Variable a als auch die Variable b vom Typ {4, B}.
Dieses Problem haben Oxhgj, Palsberg und Schwartzbach in ihrer Implementie-
rung [OPS92| beriicksichtigt. Die Typinferenz wurde derart verdndert, daf} fiir jedes

syntaktische Vorkommen eines Methodenaufrufes ein eigenes Template erzeugt wird.
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(A new) mn: (A new

ert D) ¢ |
IS o Ne
a /Qé 3

//Q
/ i fTrue:ifFal se
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resul t
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Abbildung 7.2: Template fiir die Methode min: und einem Aufruf, der mit min:

verbunden ist.

(A new) mn: (A new (B new) mn: (B new

i | p] e

—
/ i fTrue:ifFal se

Kl asse fal se Kl asse true
result

.

{A B}

Abbildung 7.3: Template fiir die Methode min: und zwei Aufrufe, die mit min:

verbunden ist.
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Hierdurch wird allerdings das gesamte Programm erheblich vergréfiert (quadratisch
in der Groflenordnung des Programms). Dieser polyvariante Ansatz, auch 1-level Ty-
pinferenz genannt!, kann in manchen Fillen zur Verbesserung der Typinformationen

fiihren, aber im obigen Beispiel in Abbildung 7.4 veréndert sich nichts.

(A new) mn: (A new (B new) mn: (B new

sel f . g sel f%ﬁ ‘ arg
1
=]

ifTrue:ifFal se
resul t

mn: l
A

. B} {

By
Ck/
7

resul t

A}

3
S
> -

-~

B}
Abbildung 7.4: 1-level Typinferenz.

Die 1-level Typinferenz wurde an kleinen Programmen getestet, die wir in unse-
rer Testsuite in Kapitel 5 aufgenommen haben. Die Behandlung von Zuweisungen
und Verzweigungen entspricht unserer Typanalyse PS. Allerdings verwendet die
Typanalyse PS fiir jede Aufrufstelle ein separates Template, genauer Activation

Record.

Phillips und Shepard

Der 1-level Typinferenzansatz von Oxhgj, Palsberg und Schwartzbach wurde von
Phillips und Shepard in [PS94] auf beliebigen p-level verallgemeinert. Bei ihrer
Implementierung kann der Benutzer den Level der Analyse vorgeben. Ihr p-level
Typinferenz-System wurde in Smalltalk-80 implementiert und getestet. Die Lauf-
zeitergebnisse der Tests waren verhehrend gewesen. Die Analyse von einfachen Aus-
driicken benétigte 30 min fiir die 0-level Typinferenz und bis zu 10 Stunden fiir die
1-level Typinferenz. Ihre Implementierung ist zwar nicht hochoptimierend gewesen,

aber dennoch muf} die reale Einsetzbarkeit ihres Systems bezweifelt werden.

!Entsprechend wird der vorherige monovariante Ansatz 0-level Typinferenz genannt.
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Plevyak und Chien

Die Ungenauigkeiten des 1-level Typinferenzansatzes umgingen Plevyak und Chi-
en in ihrem Ansatz [PC94, PC97, PC95a, PC95b] durch iterierte Anwendung der
Typinferenz. Zunéchst wird ein Programm mit der 1-level Typinferenz analysiert.
Dann werden die Stellen im Programm, bei denen Ungenauigkeiten in den Typin-
formationen auftreten, durch geeignete Erweiterungen modifiziert. Danach wird das
(modifizierte) Programm erneut mit der 1-level Typinferenz analysiert. Dieser Vor-
gang wird solange wiederholt, bis die Typinformationen stabil sind. Bei den Erwei-
terungen handelt es sich im wesentlichen um geschicktes Aufsplitten, Vervielfachen

(Verfeinern) von Templates, siehe Abbildung 7.2.

{A B} O Tenpl at e

Nach dem Splitting:

Tenpl at e

der Klasse A
{A

Tenpl at e
{B}

der Klasse B

Abbildung 7.5: Splitten von Templates bei unscharfen Typinformationen.

Angenommen ein Knoten beinhaltet einen unscharfen Typen und dieser Kno-
ten ist mit einem anderen Template verbunden. Dieses Template wird nun verviel-

facht und der Knoten auch mit den neuen Templates verbunden, sieche Abbildung
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7.5. Bei der nachfolgenden Analyse erhalten alle diese Templates eindeutige Typ-
informationen. Die Bestimmung der unscharfen Programmstellen ist nichttrivial und
bedarf aufwendiger Untersuchungen des Graphen. Plevyak und Chien konnten damit
nicht nur Funktionenpolymorphismus auflésen, sondern auch Datenpolymorphismus
(Problem der Containerklassen) in den Griff bekommen. Im Vergleich zu unseren
Typanalysen, die Datenpolymorphismus nur in sehr eingeschrinkter Form behan-
deln konnen, dhnelt ihr Ansatz unserer distributiven Typanalyse, wenn wir die Qua-
litdt der Typinformationen zugrundelegen. Auf die deterministische Behandlung von
Verzweigungen wird in ihrer Typinferenz verzichtet. Plevyak und Chien haben ih-
ren Typinferenz—Algorithmus fiir die Sprache Concurrent Aggregate implementiert.
Leider ist diese Sprache mit SOL nicht vergleichbar, sodaf3 die erzielten Resultate

mit unseren Ergebnissen nicht in Beziehung gesetzt werden kénnen.

Ageson

In [Ag95a, Ag95b] stellt Ageson seine kartesiches-Produkt-Typinferenz vor (carte-
sian product algorithm, CPA). Dieser arbeitet &hnlich der 1-level Typinferenz mit
Ausnahme der Behandlung von Methodenaufrufen. In der CPA-Typinferenz wird
fiir jede Kombination des Empfangertyps und der Argumenttypen ein eigenes Tem-
plate angelegt. D.h. wenn revr meth:arg ein Methodenaufruf ist und revr vom
Typ {Ri, ..., R} =: Ry sowie arg vom Typ {A;,..., Ay} =: Ar sind, dann werden
| R x Ar| verschiedene Templates zur Analyse des Methodenaufrufes angelegt, siehe
Abbildung 7.6.

Dabei wird jedes Paar (r;,a;) € Ry x Ar einem separaten Template {ibergeben.
Wenn ein solches Template bereits existiert, so wird das alte wiederverwendet, an-
sonsten ein neues erzeugt. Die zugrundeliegende Idee ist sehr einfach: eine Variable
(oder Parameter) hat zur Laufzeit nur einen eindeutigen Typen. Unabhéngig von
Ageson wurde in [Go95] diese Moglichkeit ebenfalls angesprochen.

Im Gegensatz zum iterativen Verfahren von Plevyak und Chien kommt die CPA-
Typinferenz ohne Iterationen aus. Trotz polynomieller Komplexitit kann bei grofler
Anzahl von Argumenten die Laufzeit extrem anwachsen. Ein Methodenaufruf mit
18 Argumenten, die jeweils vom Typ {4, B, C} sind, erzeugt 3! = 10° Templates,

die analysiert werden miissen. Aber bei allen von Ageson getesteten Programmen
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R={A,B}
A={AC}

RXA={(A.A)(A.C).(B.A).(B.C)} Methodenaufruf:  r min: a

09 [
\\//

Abbildung 7.6: Kartesisches Produkt Typinferenz.

trat ein solches Verhalten nicht auf. Die Laufzeiten der Programme, z.T. &hnlich
unserer Testsuite, sind allesamt gut gewesen. Da die Programme in der Sprache Self
[US91] geschrieben sind und Self eine Prototyp-basierte objekt-orientierte Sprache
mit dynamischer Vererbung ist, lassen sich die erzielten Ergebnisse mit unseren
Resultaten nicht direkt vergleichen. Das kartesiche Produkt wird bei der distribu-
tiven Typanalyse DIST implzit auch verwendet. Die CPA-Typinferenz ist weniger
prizise als unsere distributive Typanalyse und z.T. préziser als unsere monotonen
Typanalysen. Die deterministische Behandlung von Verzweigungen fehlt ebenso wie
destruktive Zuweisungen. Letztere behandelt Ageson in [Ag95b], hat sie aber nur

fiir lokale Variablen implementiert.

7.2 Datenfluflanalyse

Neben unseren interprozeduralen Datenfluflanalysen gibt es noch weitere Daten-
fluansitze [Ba92, VHU92, Gr95]. Die klassische interprozedurale Datenflulanalyse
analysiert den Aufrufgraphen (call graph) eines Programmes. Die Vorgehensweise

kann auf objekt—orientierte Sprachen nicht unmittelbar {ibertragen werden.
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Barnard

In [Ba92] vergleicht Barnard eine vereinfachte Version der Graver/Johnson—Typ-
inferenz mit einer von ihm definierten Datenflufanalyse. Er erkannte, dafl Kon-
trollfflul und Datenflu voneinander abhingig sind. Seine theoretischen Untersu-
chungen ergaben, dafl interprozedurale Datenflulanalyse diejenigen fehlerkritischen
Programmpunkte ermitteln kann, die von der Typinferenz erkannt werden. Dariiber-
hinaus vermeidet die Datenflulanalyse im Gegensatz zur Typinferenz die Ablehnung

manchen “korrekten” Codes. Die theoretischen Modelle wurden nicht implementiert.

Vitek, Horspool und Uhl

Eine weitere interprozedurale Datenflulanalyse fiir eine einfache objekt—orientierte
Sprache (vergleichbar mit SOL ) présentieren Vitek, Horspool und Uhl in [VHU92].
Thre Analyse ist eine verbandsbasierte Datenflulanalyse, deren Verband abstrakte
Objektgraphen modelliert. Ein abstrakter Objektgraph approximiert den Zustand
des Laufzeit—Heaps (Objektspeicher, Objectmemory in Smalltalk-80) an einem Pro-
grammpunkt. Darin werden abstrakte Objekte und Verbindungen von Instanzva-
riablen zu abstrakten Objekten dargestellt. Mittels Fixpunktiteration werden die
Typinformationen berechnet, sodafl jeder Programmpunkt mit einem abstrakten
Objektgraphen annotiert werden kann. Um die Analyse zweier Aufrufstellen einer
Methode iiberdecken zu kénnen, verwenden Vitek, Horspool und Uhl das call-string-
Konzept. Ein call string fiir einen Programmpunkt besteht aus der Folge der auf-
gerufenen Methoden auf dem Pfad vom Hauptprogramm zu dem Programmpunkt
hin. Da Pfade beliebig lang sein kénnen, werden nur die letzten p Methodenaufrufe
im call string aufgenommen. Sind zwei call strings identisch, so wird die Analyse der
Methode an der zweiten Programmstelle auf die Ergebnisse der Analyse der ersten
Programmstelle zuriickgefiihrt. Call strings der Lange 1 entsprechen dem 1-level der
1-level Typinferenz. Da die Vitek, Horspool und Uhl Datenflulanalyse nicht imple-

mentiert worden ist, kann iiber die Giite des Verfahrens nur spekuliert werden.
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Chambers, Dean und Grove

Grove prisentiert in [Gr95] Ergebnisse iiber eine interprozedurale Datenflulanaly-
se, die im Rahmen des Vortex—Projektes [DDGLC96, CDG96a, CDG96b] (effiziente
Implementierung der objekt—orientierten Sprache Cecil) entstanden ist. Seine Daten-
fluBanalyse konstruiert und analysiert den Aufrufgraphen eines Programmes simul-
tan. Die Zwischenergebnisse der Analyse werden fiir den weiteren Aufbau des Aufruf-
graphen verwendet. Wenn die Informationen, die bei zwei Aufrufstellen der gleichen
Methode vorliegen, identisch sind, wird die Analyse der Methode nur einmal aus-
gefiihrt. Ansonsten entspricht die Grove-Datenfluflanalyse der 1-level Typinferenz.
Damit gleicht sie unserer Typanalyse PS, wobei die Struktur der Typinformationen
und ihrer Verwaltung anders sind.

Das interessanteste Ergebnisse der Untersuchungen von Grove ist der erzielte
Nutzen einer solchen Analyse. Es wurden Programme mit bis zu 45000 Zeilen (lines
of code) analysiert. Aufgrund der Typinformationen konnten Optimierungen vor-
genommen werden, die Laufzeitverbesserungen von teilweise weit iiber 25% (bis zu
144%) gegeniiber Standardtechniken (intraprozedurale Analysen) erreichten. Dies
unterstreicht die Bedeutung von interprozeduraler Datenfluflanalyse. Weitere Ver-

besserungen kénnen durch den Einsatz priziserer Typanalysen erwartet werden.

7.3 Type-Feedback

Ein rigeros anderer Ansatz zur Gewinnung von Typinformationen ist im momenta-

nen Self-Compiler integriert.

Holzle

Der Schliissel zur Berechnung von Typinformationen ist die Verwendung von In-
formationen, die erst zur Programmlaufzeit gewonnen werden. Eine Methode wird
zunichst ohne Optimierung iibersetzt, wobei im Methodencode Platz fiir profile-
Informationen freigehalten wird. Die Haufigkeit der Ausfiihrung einer Methode und
die jeweiligen Empfinger werden mitprotokolliert. Man bedenke, dafl Self dynami-
sche Vererbung unterstiitzt und somit eine Eliminierung der Vererbung nicht moglich

ist. Wenn nun eine Methode zum x-ten Mal aufgerufen wird, wird der unoptimierte
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Code auf der Grundlage der gesammelten Typinformationen optimiert, siehe Abbil-

dung 7.7.

Methodendefiniton unoptimiert
wird eingeben Programmcode
\ Compiler Typinformationen
neuer
optimiert Programmcode

Abbildung 7.7: Type-Feedback.

Die erzielten Resultate [HU94, H695] zeigen eine signifikante Laufzeitverbesse-
rung der optimierten Programmteile (einen Faktor von durchschnittlich 1.7) ge-
geniiber der unoptimierten Version.

Diese Art der Typgewinnung berechnet eine untere Schranke der tatsédchlich
auftretenden Typen zur Laufzeit, wohingegen alle statischen Analysen eine obere

Schranke bestimmen, siehe Abbildung 7.8.

Typinformationen
Typinferenz, Datenflussanalyse

Typinformationen
zur Laufzeit

Typinformationen
Type-Feedback

Abbildung 7.8: Grenzen der verschiedenen Verfahren.

In [AH95] haben Ageson und Hélzle ihre beiden unterschiedlichen Ansétze vergli-
chen. Beide Verfahren liefern dhnlich gute Resultate, wobei der Typinferenz—Ansatz

bei der Laufzeit leichte Vorteile hat (ca 15%). Dafiir ist der Type-Feedback—Ansatz

fiir interaktives Programmieren wesentlich besser geeignet. Wihrend der Pausen
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eines Programmierers kann quasi unbemerkt die optimierende Compilation durch-

gefiihrt werden.

7.4 Weitere Ansitze

An dieser Stelle seien noch ein paar Verfahren erwihnt, die fiir andere Program-
miersprachen entwickelt wurden.

Shivers [Sh91b, Sh91a] entwickelte eine Berechnung der Kontrollfluigraphen fiir
Scheme-Programme, um Datenfluflanalysen anwenden zu konnen. Die Behandlung
von Funktionen héherer Ordnung in funktionalen Sprachen und die Behandlung
von dynamisch gebundenen Methodenaufrufen zeigen gewisse Parallelititen. Beide
Aufrufarten hdngen von ihrer aktuellen Umgebung ab. Shivers startet mit einer de-
notationellen Semantik in cps-Form (continuation passing style) und leitet davon
eine Nichtstandard—Semantik ab, die den relevanten Kontrollflufl modelliert. Da die
Nichtstandard—Semantik nicht berechenbar ist, wird diese weiter modifiziert (abstra-
hiert). Shivers priisentiert verschiedene Abstraktionen mit unterschiedlicher Prizisi-
on und Analysezeit. Der einfache Algorithmus (OCFA) entspricht in etwa der 0-level
Typinferenz und der 1CFA-Algorithmus entspricht in etwa der 1-level Typinferenz.
Die Giite von Shivers—Ansatz kann aus praktischer Sicht nicht beurteilt werden, da
nur sehr kleine Programme getestet worden sind.

Ebenfalls mit Typinferenz in funktionalen Sprachen beschiftigen sich Aiken,
Wimmers und Lakshman [AWL94]. Sie definieren bedingte Typen zur Behandlung
von case—Ausdriicken, um die geeigneten Zweige selektieren zu kénnen. Die beding-
ten Typen entsprechen im wesentlichen unserer Filtertechnik zur genauen Analyse
von Methoden und Verzweigungen. Allerdings sind in ihrer funktionalen Sprache
keine Zuweisungen erlaubt, wodurch sich die Typinferenz bemerkbar vereinfacht.
Pundt hat in [Pu97] den hier vorgestellten Datenfluanalyse-Rahmen auch fiir funk-
tionale Sprachen angepafit und versucht Bindungen von funktionalen Argumenten
und Resultate sowie iiberfliissige Updates zu optimieren.

Typanalysen fiir C++-Programme ist ein aufstrebendes Gebiet der aktuellen
Forschung [Pa96, PR94, CSH95]. Klassische Datenflufanalysen, wie z.B. code mo-

tion, konnen in C++-Programmen aufgrund von virtuellen Aufrufen (virtual calls,
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entsprechen dynamisch gebundenen Methodenaufrufen) nicht so erfolgreich wie in
C—Programmen ausgefiihrt werden, obwohl relativ wenige virtuelle Aufrufe in ei-
nem C++-Programm vorkommen. Daher sind Typanalysen sinnvoll, um einen ver-
besserten KontrollfluBgraphen konstruieren zu kénnen. In C++-Programmen wer-
den hiufig Zeiger verwendet, sodafl eine Typanalyse von einer Pointer- und einer
alias-Analyse nicht getrennt werden kann. In den Arbeiten von Pande und Ryder
[Pa96, PR94] und von Carini, Srinivasan und Hind [CSH95] werden solche kombi-
nierten Analysen vorgestellt.

Abschliefend mochten wir noch auf eine andere Analyse hinweisen, der static
class hierarchy analysis, die von Dean, Grove und Chambers [DGC95] vorgestellt
wurde. Die Klassenhierarchie wird nach Situationen durchsucht, in denen Methoden
in ihren Teilklassen nicht iiberschrieben (overloaded) werden. Wenn der Empfiinger
einer Methode m vom Typ S ist und S die Teilklasse einer Klasse C' ist, die wieder-
um eine Definition von m enthélt, wobei die Methode m in keiner Teilklasse von C'
iiberschrieben wird, so kann der Methodenaufruf statisch gebunden werden. Beim
Vergleich mit Type-Feedback hat die Type-Feedback—Technik bzgl. der Laufzeit
eindeutige Vorteile hat. Eine Kombination beider Techniken erzielte die besten Re-
sultate, sodafl der static class hierarchy analysis Ansatz durchaus bemerkenswerte

Verbesserungen bewirken kann.



Kapitel 8
Schluflbemerkungen

In dieser Arbeit ist ein Konzept zur DatenfluBanalyse in objekt—orientierten Pro-
grammen vorgestellt worden. Das Konzept eignet sich zur Definition verschiedenster
Datenfluanalyseprobleme, wie z.B. code motion, reaching definitions, constant pro-
pagation, dead code elimination, very busy expressions, Typanalyse. Anhand von
letztgenanntem Analyseproblem haben wir die Anwendbarkeit und Realisierbarkeit
des vorliegenden Konzeptes evaluiert und fiinf unterschiedliche Typanalysen unter-
sucht. Die Typanalysen sind einerseits theoretisch bzgl. Méchtigkeit und Komple-
xitdt und andererseits praktisch bzgl. verschiedener Kriterien wie Analysezeit, Qua-
litdt der gewonnenen Typinformationen und Speicherbedarf, untersucht und vergli-
chen worden. Die aufgrund aller Ergebnisse favorisierte Typanalyse MONO ist ein
guter Kompromifl zwischen Theorie und Praxis. Theoretisch ist sie zwar nicht die
beste, aber in der Praxis gut verwendbar.

Uber den Rahmen einer DatenfluBanalyse hinaus ist das Werkzeug SOIAT vorge-
stellt worden, das die berechneten Typinformationen graphisch darstellen kann und
zur Unterstiitzung der Programmentwicklung benutzt werden kann.

Ein Grund, neben den bereits erwihnten Griinden, Typanalysen zu definieren
ist gewesen, daf} alle anderen DatenfluBanalyseprobleme von einem Kontrollfluigra-
phen profitieren, der mit Typinformationen ausgestattet ist. Durch ihn sind andere
Analysen weitaus genauer durchfiihrbar, da die Menge der in Frage kommenden Pro-
grammteile durch Typinformationen relativ exakt bestimmbar ist. Daher empfiehlt
es sich, zunéchst immer eine Typanalyse durchzufiihren.

Uber diese Arbeit hinaus, sind folgende Frage- und Problemstellungen interes-
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sant:

KAPITEL 8. SCHLUSSBEMERKUNGEN

Definition und Implementierung anderer Datenfluflanalyseprobleme: code mo-
tion, very busy expressions, ... konnen ohne groflen Aufwand iibertragen wer-

den.

Nutzung der Typanalyse in einem Compiler fiir SOL : Die momentane Imple-

mentierung von SOL [HW97] nutzt Typinformationen noch nicht aus.

Typanalyse fiir getypte Sprachen wie z.B. C++ oder Java: Der vorgestellte
DatenfluBanalyse-Rahmen ist auf getypte Sprachen iibertragbar. Es stellt sich
die Frage nach dem Nutzen einer solchen Analyse in hybriden Sprachen wie

C++, in der nicht-objekt—orientierte Konstrukte vorherrschen.

Weiterentwicklung von SQOIAT: Die graphische Benutzerschnittstelle kann in
einigen Punkten noch weiter verfeinert werden, wie z.B. komfortableres Suchen

nach bestimmten Programmpunkten.
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