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1 Johdanto

Kysymys, voidaanko muistinsiivousta kiyttda reaaliaikajirjestelmissé, on askarrutta-
nut muistinhallinnan tutkijoita ldhes yhtd kauan kuin muistinsiivousta on tutkittu.
Muistinsiivous (engl. garbage collection), roskien keruu tai automaattinen muistinhal-
linta, mitd nimeé sitten kytetdankisin, tunnetaan varmasti parhaiten Java-ohjelmointi-
kielen ominaisuutena, mutta tekniikan kehityksen juuret ulottuvat "kaukaiseen mennei-
syyteen”, alukuperiisen LISP-ohjelmointikielen aikoihin 50- ja 60-lukujen taitteeseen.
Tamé LISPid varten kehitettu ensimméinen muistinsiivoin on John McCarthyn [36] ai-
kaansannos. Nykyaén kaikki funktiokielet ja ldhes kaikki oliokielet hallinnoivat dyynaa-
mista muistia automaattisesti. Lisdksi muistinsiivoimia on kehitetty my&s perinteisille
ohjelmointikielille, kuten Pascalille, C:lle ja C+-+:lle.

Perinteisesti dynaamista muistia kdyttavissid ohjelmissa ohjelmoijat ovat olleet vas-
tuussa sekd muistin varaamisesta ettd vapauttamisesta. Téllaista tapaa hallita muistia
kutsutaan manuaaliseksi muistinhallinnaksi. Manuaalinen muistinhallinta on erittdin
virhealtista. Lisdksi manuaalinen muistinhallinta joko luo ohjelmamoduulien vilille yli-
méaaraisia kytkoksid tai pakottaa ohjelmoijan luomaan datasta ylimaériisid kopioita.
Muistinsiivous on tekniikka, jossa dynaamisesti varattu muisti vapautetaan jérjestel-
mén toimesta silloin, kun varattu muistialue voidaan turvallisesti vapauttaa. Muistin-
siivouksen kiyttdminen poistaa roikkuvat osoittimet ja muistivuodot, jotka ovat ylei-
simpid virheitd manuaalista muistinhallintaa kiytettiessa.

Suomenkielinen termi ”(muistin)siivous” ei ole yleisessd kéytossd. Tassd tutkiel-
masssa termié kdytetddan historiallisista syistd. Sairanen [48| toteutti vuonna 1984 Jy-
viskylan yliopiston Tietojenkésittelyopin laitokselle pro gradu -tutkielman, jossa hin
kyseistd termid kdytti. Myos Kaijanaho [27]| kiytti termid muistinsiivous Jyvéskylan
yliopiston Tietotekniikan laitokselle toteuttamassa LuK-tutkielmassaan. Siivous myos
mainitaan ATK-sanakirjassa kyseessd olevan asian suomenkielisensd nimena.

Alkuaikojen muistinsiivoimet siivosivat muistin atomisena operaationa ja siivotes-
saan ne pysidyttivit jirjestelmén varsinaisen toiminnan pitkiksi ajoiksi. Pahimmillaan
ohjelmat saattoivat kuluttaa ldhes puolet suoritusajastaan muistia siivoten. Vuosien
saatossa muistinsiivousmenetelmét ovat kehittyneet ja nopeutuneet. Monet interaktii-

viset jarjestelmit kdyttaviat muistinsiivousta, ja tilloin siivouksesta aiheutuvan pyséh-



dyksen on oltava niin lyhyt, ettei jirjestelmin kiyttdjd sitd huomaa. Interaktiivissa
jarjestelmissd voidaan kdyttdd muistinsiivoustekniikkaa, jota kutsutaan vihittdiseksi
siivoukseksi. Vahittiisessa siivouksessa muistia siivotaan pienissid inkrementeissa aina,
kun ohjelmat varaavat muistia. Téall6in muistinsiivoimen aiheuttama pysidhdys jakau-
tuu tasaisemmin jarjestelmén varsinaisen suorituksen lomaan. Muistinsiivous on myés
varteenotettava vaihtoehto reaaliaikajérjestelmisséd, mutta talldin siivouksen vasteajan
on oltava vieldkin lyhyempi ja siivoimen toiminnan ennustettavissa.

Reaaliaikajarjestelmilld tarkoitetaan sellaisia tietojarjestelmié, joiden oikeellisuutta
el mitata pelkistaén jarjestelmén laskennan tuloksella, vaan oikeellisuuteen vaikuttaa
myos aika, jolloin tdma tulos saadaan. Reaaliaikajirjestelmien on toimittava aina oikein
ja tuotettava oikea tulos oikeaan aikaan. Reaaliaikajdrjestelmissi jarjestelmét mallin-
netaan tehtévilla, joille on méaaritty keskinédinen prioriteetti ja jokaisella tehtavilla on
vasteaikavaatimus. Tehtédvit on suoritettava siten, ettd reaaliaikavasteet saadaan tyy-
dytetyksi. Jotta tehtdvit voidaan aikatauluttaa, tehtdvien suorituksen on oltava en-
nustettavissa. Ennustettavuuteen vaaditaan, ettd tehtévien kaikkien alkeistoimintojen
suoritusajat ovat lyhyitd ja rajoitettuja. Suoritusvuoro annetaan sellaiselle tehtéville,
jonka prioriteetti on korkein.

Tamén tutkielman tarkoituksena on selvittdé millaisia tekniikoita muistinsiivouksen
reaaliaikaistamisessa voidaan kiyttdd; kuinka muistinsiivoimen toiminnasta saadaan
riittdvin ennustettava, jotta siivous voidaan irroitaa omaksi reaaliaikavasteet omaa-
vaksi tehtdvikseen, miten tdméa muistinsiivoustehtava saadaan aikataulutettua jirjes-
telmédn muiden tehtdvien ohella ja millaisia rajoitteita taméa jarjestelmén toiminnalle
asettaa.

Tutkielma rakentuu kolmesta osasta. Naistd ensimmaéisessa esitellidn taustatietoja
reaaliaikajarjestelmistd, muistinhallinnasta, muistinhallinnan ongelmista sekd néiden
ongelmien ratkaisemisesta. Ensimmaéinen osa sisdltda luvut 2, 3 ja 4. Luvussa 2 kisitel-
ld4n reaaliaikajirjestelmien perusteita, luvussa 3 tutustutaan muistinhallinan perus-
teisiin ja luvussa 4 kerrotaan muistinsiivouksen perusalgoritmeisté ja késitteisté.

Tutkielman toinen osa syventyy muistinsiivouksen reaaliaikaistamiseen, ja se sisél-
tdd luvun 5, jossa kisitellddn muistinsiivouksen reaaliaikaistamisen liittyvid perustei-
ta, seki luvun 6, jossa katsotaan sitd kuinka muistinsiivous voidaan suorittaa omana
reaaliaikatehtavanaan.

Kolmannessa osassa esitellddn tutkielman ohessa toteutettu muistinsiivoin seké ana-
lysoidaan tdmén siivoimen toimivuutta reaaliaikajirjestelmissa. Tama osa koostuu lu-

vusta 7. Luku 8 on tutkielman yhteenveto. Liitteessd A on tutkielman yleisimmét ter-



mit ja lyhenteet. Liitteeseen B on koottu tutkielman kaavoissa kiytetyt merkinnét.

Liite C sisaltdd toteutetun siivoimen otsikkotiedoston ja liite D toteutetun siivoimen
ldhdekoodin.



2 Reaaliaikajarjestelmat

Reaaliaikajarjestelmilld tarkoitetaan sellaisia tietojirjestelmié, joissa suoritettavien toi-
mintojen on valmistuttava ennalta méaardtttyna ajanhetkeni. Reaaliaikajirjestelmien
toiminnan on oltava ennustettavissa sekd reaaliaikatehtdvien on toimittava "nétisti",
jottei jarjestelmén toiminta vaarannu. Téllaisia jirjestelmis toteutettaessa kiinnite-
tdan huomio siithen kuinka jirjestelméin tehtédvit aikataulutetaan siten, ettd jokainen
tehtavi saa riittdvisti suoritusaikaa. Tésséd luvussa tutustutaan reaaliaikajirjestelmien

perusteisiin [17].

2.1 Tietojarjestelmien vasteaikavaatimukset

Erilaiset tietojirjestelmét voidaan jakaa kolmeen ryhméin, sen mukaan millaisia vas-
teaikoja niiltd vaaditaan. Ensimmaéisessd ryhméssi ovat erdajojirjestelmdt (batch sys-
tems). Erdajojirjestelmit toimivat siten, ettd kiynnistyessddn jirjestelmé ottaa syot-
teen, suorituksen aikana jérjestelméa prosessoi syotettd, ja lopuksi jarjestelmé tulostaa
saadun tuloksen [18|. Tillaisien jirjestelmien suoritusnopeudella ei usein ole muita
vaatimuksia kuin, ettd tulokset on saatava kohtuullisessa ajassa. Taméa vasteaika voi
olla, tapauksesta riippuen, jopa useita viikkoja. Erdajo ei myoskidan vaadi kayttajilta
toimenpiteitd suorituksen aikana. Esimerkkind erdajojirjestelmistd toimii mm. ohjel-
mointikielten kddntdjiat ja palkanlaskennan ohjelmistot.

Toinen ryhmé on interaktitviset jarjestelmat (interactive systems). Téllaisten jér-
jestelmien toiminta on usein seuraavanlainen: Kayttiji antaa komennon, jonka jirjes-
telmé suorittaa ja ilmoittaa tuloksen kayttédjille, kiayttdja antaa uuden kiskyn, jér-
jestelmé suorittaa sen ja niin edelleen. Tallaisissa jarjestelmissd vasteajan on oltava
samaa luokkaa kuin jirjestelman kdyttdjin, ihmisen, vasteaika on [18|. Usein téllai-
nen vasteaika tarkoittaa sekunnin kymmenesosaa tai vastaavaa aikaa. Mikéli vasteaika
kasvaa lilan suureksi, on jirjestelmin kidyttdminen Arsyttdvad, mutta suurempaa va-
hinkoa ei kuitenkaan synny. Usein interaktiivisen jirjestelméin esimerkkini kiytetdin
tekstinkésittelyohjelmia.

Kolmas ryhmé, ja samalla se mihin tésséd tutkielmassa keskitytadn, on reaaliaikagjdr-

jestelmdt (real-time systems). Reaaliaikajérjestelmén méadritelméstéd on olemassa useita



hieman erilaisia versioita, mutta yhteistd kaikille m&aritelmille on se, ettd reaaliaika-
jarjestelmén oikeellisuus ei riipu pelkastdan laskennan tuloksesta vaan myo6s laskentaan
kiytetysta ajasta [51]. Asia kiteytetddn usein niin, etti jirjestelmén pitdd toimia oi-
kein aina ja tuottaa tdméa oikea tulos ennalta méairatyssd ajassa. Reaaliaikajérjestel-
misséd jarjestelmén vasteaika on siis ratkaiseva tekija. Eri jarjestelmien vililla vastea-
jat voivat vaihdella huomattavasti. Joissakin jirjestelmissi vasteajat ovat muutamia
millisekunteja, kun taas toisissa jéirjestelmissd vaadittu vasteaika on useita sekunteja.
Esimerkkiné prosessinohjausjirjestelmét, joissa vasteajat ovat tyypillisesti 10 millise-
kunnin luokkaa. Usein on vaikea vetdd raja siihen, milloin jarjestelmaé voidaan todella
pitdad reaaliaikaisena. Tdmén tutkielman kannalta relevantteina voidaan pitda sellai-
sia reaaliaikajirjestelmia, joiden vasteajat ovat korkeintaan muutaman millisekunnin

luokkaa.

2.2 Reaaliaikajarjestelmien ominaisuudet ja jako

Kuten edelld mainittiin, reaaliaikajirjestelmien ominaisuuksiin kuuluu se, etti niiden
toiminnan oikeellisuus riippuu myos ajasta jolloin laskennan tulos on valmiina. Toisin
sanoen, reaaliaikajirjestelmien on oltava oikeassa seké loogisesti (ohjelman oikeellisuu-
den suhteen) ettd temporaalisesti (ajan suhteen). Reaaliaikaisessa tiedonkisittelyssé
on kyse siitd, ettd reaaliaikavasteet tyydetetdin riittdvan hyvin ja riittdvdn ennustet-
tavasti [23|. Se miki on riittdvin hyvin ja riittdvin ennustettava on sidoksissa kyseessé
olevaan sovellukseen. Reaaliaikaisuus ei tarkoita sitd, ettd jirjestelmd toimii erittdin
nopeasti.

Perinteisesti reaaliaikavaatimukset jaetaan kahteen luokkaan: kovaan (hard real-
time) ja pehmeddn (soft real-time) [51]. Jarjestelmé on kova, jos myohéstynyt vaste on
automaattisesti vakava virhe. Pehmeissa jarjestelmissd myohéastynyt vaste ei ole auto-
maattisesti virhe, vaikkakin vasteen myohistyminen saattaa olla kiusallinen. Parhaim-
pana esimerkkin jarjestelmésté, jonka reaaliaikavaatimus on kova, on ydinvoimalan oh-
jausjarjestelmé. Pehmed vastevaatimus voisi olla multimediajarjestelméan dekooderissa,
missd pieni viivastyminen aiheuttaa kiusallisen patkdhdyksen, mutta mitdin suurem-
paa haittaa ei kuitenkaan padse syntyméin. Kiytinnossi jako reaaliaikajirjestelmien
vélilld on hiuksenhieno. Vaikeinta on méarittds milloin kaikkia vasteaikavaatimuksia ei
tarvitse saavuttaa — siis milloin jérjestelmé on pehmed [45].

Usein reaaliaikajérjestelmiin liitetetddn myos kisitteet kestdvyys ja vikasietoisuus.
Kestavyydella tarkoitetaan sité, ettd jarjestelmé toimii oikein jopa odottamattomissa



olosuhteissa. Vikasietoisuus tarkoittaa sitd, ettd jarjestelmi tunnistaa virhetilanteet
ja osaa toipua niistd. Reaaliaikajéarjestelmét voivat olla my6s sulautettuja jirjestelmid
(embedded systems), jolloin laitteistorajoitteet asettavat lisdvaatimuksia jirjestelmien

toiminnalle.

2.3 Vasteaikavaatimusten toteuttaminen

Reaaliaikajarjestelmissi vasteaikavaatimukset ovat tarkedssa asemassa. Luvun loppuo-

sa kasittelee sitd kuinka reaaliaikavasteet saadaan tyydytettya.

2.3.1 Tehtavit reaaliaikajirjestelmissi

Usein reaaliaikajarjestelmiltd vaaditaan kykyé suorittaa useita toimintoja samanaikai-
sesti. Jérjestelmét mallinnetaan tehtdvien (task) avulla [35]. Yksittdinen tehtavé voi
olla prosessi, sdie tai vuorottaisrutiini (co-routine). Jarjestelmén koostuessa useam-
mista tehtdvistd on eri tehtdvilld usein erilaiset vasteaikavaatimukset, ja jarjestelmait
koostuvat usein sekd kovista ettd pehmeistd tehtdvistd. Kovat tehtdvit ovat sellaisia
tehtavid, joiden reaaliaikavasteet ovat kovia. Vastaavasti pehmeiden tehtdvien vaste-
aikavaatimukset ovat pehmeét. Talloin jarjestelmén kriittiset osat ovat kovia ja tois-
sijaiset pehmeitd. Jarjestelmissd voi lisdksi olla toimintoja, joiden suoritukselle ei ole
médriteltynd minkéddnlaisia vasteaikavaatimuksia ja niitd suoritetaan vain jos resursseja
on jaljelld. Téllaisissa jarjestelmissd tehtdvia, joilla on kova vasteaikavaatimus, kutsu-
taan korkean prioriteetin prosesseiksi (high priority process). Vasteajaltaan pehmeit
prosessit ovat alhaisen prioriteetin prosesseja (low priority process).

Tehtavia suoritetaan yhden prosessorin tietokoneissa samanaikaisesti (concurrent-
ly). Suorituksessa on vain yksi prosessi kerrallaan, mutta suoritettavaa prosessia vaihde-
taan niin, ettd ndyttaisi siltd, ettad useita prosesseja suoritetaan samanaikaisesti. Proses-
sien suorituksen tulee olla keskeytettivissda (pre-emptable), jotta samanaikaisesti suorit-
taminen onnistuu [35]. Tehtévén suorittamista ei vélttimatta pystytd keskeyttdmain
valittomasti, silld tehtdvan suoritus saattaa olla kriittisessd osiossa, jonka pitdd suo-
rittaa loppuun ennen tehtivin keskeyttamistd. Téastd jarjestelmadn aiheutuu latens-
sia (latency). Latenssi on se aika, joka kuluu tehtévin laukaisevasta drsykkeesté sithen
hetkeen, kun tehtéviin varsinainen suoritus aloitetaan [18]. Latenssia voidaan aiheuttaa
my0s tahallisesti. Esimerkiksi sellaiset tehtévit, jotka néytteistdvit jarjestelméédn syo-

tettavia signaalia eivit valttamatta saa aloittaa suoritustaan valittomasti, kun pyynto



saapuu, vaan ne pakotetaan odottamaan parasta mahdollista naytteistysaikaa. Lisaksi
suoritettavan tehtdvin vaihtamisesta (context switch) aiheutuu hidastusta. Samanai-
kainen suoritus kannattaa erottaa todellisesta rinnakkaisuudesta. Edella esitettiin teh-
tévien samanaikainen suorittaminen, mutta todellinen rinnakkaissuoritus (parallel) ta-
pahtuu kuitenkin tietokoneissa, joissa on useampi kuin yksi prosessori [55, luku 2|.
Talloin jokaisessa prosessorissa ajetaan omaa tehtidvad, jotka todellakin suoritetaan
rinnakkain.

Korkeaprioriteettisen prosessin suorittaminen estdd (block) kaikkien alhaisemman
prioriteetin prosessien suorittamisen. On myos mahdollista, ettd alemman prioritee-
tin prosessi estad korkeaprioriteettisen prosessin suorituksen. Téllainen tilanne syn-
tyy silloin, kun alhaisen prioriteetin prosessi varaa kiayttoonsd resurssin, jota myos
korkeaprioriteettinen tehtéva tarvitsee. Mikéli korkeaprioriteettinen tehtidva saa suori-
tusvuoron, ei tehtdvad kuitenkaan pysytd suorittamaan, silld resurssi ei ole kiytetta-
vissd. Yleensd korkean prioriteetin prosessin suoritukselle aiheutuva latenssi on pieni,
silld lukoilla suojataan vain lyhyitd kriittisid osioita. Varsinainen ongelma kuitenkin
syntyy, jos silld vililld, kun korkeaprioriteettinen tehtdvd on estettynd alhaisen prio-
riteetin tehtdvan toimesta, jokin kolmas “keskiprioriteettinen” prosessi estdd alhaisen
prioriteetin prosessin suorituksen. Tdmén ongelman tunnisti Lampson ja Redell [32].
Nykyisin kyseistd tilannetta kutsutaan prioriteetti-inversioksi (priority inversion), ja
se saattaa aiheuttaa korkeaprioriteettiselle prosessille mielivaltaisen pitkdn pysdhdyk-
sen. Kuuluisa kiytannon esimerkki prioriteetti-inversiosta on vuodelta 1997 NASA:n
Mars Pathfinder -projektista, jossa Mars-planeetalle laskeutunut kulkija alkoi onnistu-
neen alun jilkeen kiynnistyméan uudelleen. Uudelleenkdynnistymisten syyksi todettiin
prioriteetti-inversio, joka esti liian kauan erddn korkean prioriteetin prosessin suoritta-
misen [44].

On my6s mahdollista, etta jarjestelmé lukkiutuu (deadlock) [55, luku 2]. Tall4 tar-
koitetaan sellaista tilaa, jossa kaksi tai useampi prosessia estié toistensa suorittamisen,
ja jarjestelma ikuiseen odotustilaan. Téllaista tilannetta ei luonnollisesti saa tapahtua,
silld se on yksi pahimmista virhetilanteista, johin jérjestelmé voi joutua.

Kuvassa 2.1 on esitettyni aikajanalla kaksi prosessia: pl ja p2. Prosessin pl ole-
tetaan olevan alhaisempaa prioriteettia kuin prosessi p2. Vapautushetki (release time)
on se hetki, jolloin tehtidvin laukaiseva drsyke saadaan. Kuvassa prosessin pl vapau-
tushetked on merkitty RT1:114 ja prosessin p2 vapautushetked RT2:lla. Esimerkissi
prosessilla pl tdma tarkoittaa ajanhetked 1 ja prosessilla p2 taas hetked 5. Prosessien

absoluuttinen takaraja (absolute deadline), on se hetki jolloin prosessin suorituksen tu-



Kuva 2.1: Esimerkki prosesseista

lee olla valmis. Kuvassa prosessin pl absoluuttinen takaraja on merkittyna DL1:114 ja
prosessin p2 takaraja DL2:1la. Prosessilla pl tdmé& on 14 ja prosessilla p2 vuorostaan
9. Prosessien suhteellinen takaraja (relative deadline) on aika vapautushetken ja ab-
soluuttisen takarajan valilld; prosessilla pl 13 ja prosessilla p2 4. Vasteaika (response
time) tarkoittaa aikaa, joka kuluu vapautushetkestd tehtdvin suorituksen paattymi-
seen, prosessilla pl vasteaika on 10 ja prosessilla p2 3. Liséksi prosessi pl on estettyna
prosessin p2 toimesta 3 aikayksikkod, ja prosessilla pl on 1 aikayksikko latenssia. Li-
siksi sanotaan, etti tapahtuu ylivuoto (overflow), jos prosessin vasteaikavaatimusta ei
saada tyydytetyksi.

Reaaliaikaprosessit voivat olla periodillisia (periodic), peridiottomia (aperiodic) tai
sporadisia (sporadic) |51]. Periodillisten prosessien pyynnét tapahtuvat aina ja vain tie-
tyn ajan kuluttua siitd, kun prosessin edellinen pyynto tapahtui. Prosessin periodi on
aina sama, mutta eri prosesseilla voi luonnollisesti olla eripituiset periodit. Perioditto-
mien eli asynkronisten prosessien pyynnot voivat tapahtua milloin vain, eikd pyynnoilla
ole mitddn rajoitteita. Sporadiset prosessit toimivat muuten kuin periodittomat pro-
sessit, mutta niiden vapautushetkien vililld on jokin vihimmaéispituus. Kuvassa 2.2 on
havainnollistettuna seké periodillinen etté perioditon prosessi. Prosesseista pl on pe-
riodillinen ja sen periodin pituus on nelja aikayksikk6d, siis sen vapautushetket ovat
aina neljian aikayksikon vilein. Prosessi p2 on perioditon ja sen vapautushetki voi olla

milloin vain.

2.3.2 Ennustettavuus

Reaaliaikajdrjestelmien ja perinteisten tietojérjestelmien vililla on suuri ero. Usein pe-

rinteisid jarjestelmid toteutettaessa ollaan kiinnostuneita jirjestelmin keskiarvoisesta
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Kuva 2.2: Periodillinen ja periodioton prosessi

suoritusnopeudesta, silld harvoin tapahtuvat, hetkelliset suorituskyvyn heikkenemiset
ovat vain hieman kiusallisia. Reaaliaikajarjestelmissd tilanne on kuitenkin toinen. Niis-
sd huomio kiinnitetddn vain ja ainoastaan pahimpaan mahdolliseen tilanteeseen, silla
jarjestelmén toiminta on taattava myos siind epatodennékoisessi tilanteessa, ettd pahin
tapahtuu. Reaaliaikajérjestelmié toteutettaessa onkin usein suosittava ennustettavuut-
ta tehokkuuden kustannuksella. On mahdollista, ettd keskiarvoisessa tilanteessa reaa-
liaikajérjestelma kdyttaéd vain pienen osan mahdollisista resursseista, mutta pahimman
mahdollisen tilanteen sattuessa kiyttamattomét resurssit tarvitaan suorituksen takaa-
miseen.

Téarkein asia reaaliaikajirjestelmid suunniteltaessa ja toteuttaessa on ennustetta-
vuus (predictability) [23]. Jotta jéirjestelmé pystyy toteuttamaan kaikki sille asetetut
vasteaikavaatimukset, tulee sen tilan ja suorituksen olla ennustettavissa. Taméa tar-
koittaa sitd, etté jarjestelmin jokaisen alkeistoiminnon suoritusajan on oltava ylha&lta
rajoitettu. TAma rajoitus koskee myos rekursiivisia funktiota ja tietorakenteita, joiden
syvyydelld on oltava yliraja [41]. Néiden suoritusaikojen avulla jirjestelmén tehtévil-
le voidaan suorittaa suoritusaika-analyysi, jonka tuloksena saadaan suurin aika, joka
tehtavan suoritukseen kuluu, lyhyesti WCET (Worst Case Ezecution Time) [11].

Ennustettavuus ja suoritusaikarajoitteet eivit koske pelkéistddn prosessien kiytta-
méai prosessoriaikaa vaan myos muita tehtidvien kdyttamia resursseja. Yksittéiset tehté-
vt eivit saa varata kiyttamidan resursseja pitkiksi ajoiksi, vaan varatut resurssit pitda

vapauttaa riitivin nopeasti, etteivit prosessit esti toistensa suorittamista liiaksi.

2.3.3 Tehtidvien samanaikainen suorittaminen

Reaaliaikajarjestelmien koostuessa useista tehtdvistd ongelmaksi muodostuu usein se

kuinka tehtdvien suoritus aikataulutetaan (scheduling) siten, etti jokainen prosessi saa



riittavasti suoritusaikaa. Aikataulutus on mahdollista suorittaa kdyttdmalla hyviksi
suoritusaika-analysin tuloksia. Prosessien WCET-arvojen avulla voidaan suorittaa ana-
lyysi siitd, ettd ovatko prosessit aikataulutettavissa pahimmassa mahdollisessa tilan-
teessa [11]. Aikataulutusalgoritmit ovat yksinkertaisesti joukko sdintojé, joiden avulla
paatetddn mitd tehtivad suoritetaan.

Suoritettaessa tehtdvid samanaikaisesti kiinnitetddn huomio siihen, mitd prosessia
kulloinkin suoritetaan. Suoritusvuoro on annettava sellaiselle prosessille, jonka on kii-
reellisin. Jotta tdméa voidaan tehdé, prosesseille on maaratiava keskindinen prioriteetti-
jarjestys sen mukaan, kuinka tirked prosessin suoritus on muihin tehtéviin verrattuna.
Kiireellisemman prosessin tullessa tilaan, jossa se on suoritettavissa, pitda suorituk-
sessa oleva alhaisemman prioriteetin prosessi keskeyttdd ja suoritusvuoro antaa kor-
keamman prioriteetin prosessille. Jotta tdhin pystytdan, tulee jokaisen tehtdvin olla
keskeytettéavissa |35].

Noudattaen Liun ja Laylandin [35] jakoa, aikataulutusalgoritmit jaetaan kolmeen
luokkaan: stattisen (static), dynaamisen (dynamic) ja yhdistetyn (mized) prioriteetin
algoritmeihin. Staattisen prioriteetin algoritmeissa, toiselta nimeltdén kiintedn prioti-
teetin (fized priority) algoritmit, jokaisella prosessilla on ennalta madratty prioriteetti,
eikd tdméa prioriteetti voi muuttua. Dynaamisen prioriteetin algoritmeissa prosessin
prioriteetti voi muuttua suorituksen aikana. Yhdistetyn prioriteetin algoritmeissa osal-
le prosesseista annetaan kiinted prioriteetti ja jiljelle jidneiden prosessien prioriteetti

madritellidn dynaamisesti.

2.3.4 Kiintedn prioriteetin aikataulutus

Parhaiten tunnettu staattisen prioriteetin aikataulutusalgoritmi on RMS (Rate Mon-
otonic Scheduling Algorithm), joka perustuu RMA:han (Rate Monotonic Analysis), ja
sen matemaattinen teoria on periisin Liulta ja Laylandilta [35] vuodelta 1973. Menetel-
mé on optimaalinen siind mielessd, ettd mikdli RMA:n perusteella annetulla prioriteetti-
jarjestykselld ei tehtédvid voida aikatauluttaa, ei niitd voida aikatauluttaa millddn muul-
lakaan kiintedn prioriteetin menetelmilla. Aikataulutettaessa tehtivia RMA:n mukai-
sesti jirjestelmén tehtdvien suoritusta analysoidaan tehtidvien periodin perusteella ja
niiden prioriteetit asetetaan siten, ettd korkeimman prioriteetin saa se tehtévi, jonka
periodi on lyhin.

RMA:n idea on, ettd mikali aikataulutettavat tehtévit saadaan aikataulutettua pa-
himassa mahdollisessa tilanteessa, saadaan ne aikataulutettua myos kaikissa muissa

tilanteissa [35]. Tamé aikataulutuksen pahin mahdollinen tilanne tapahtuu silloin, kun
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kaikkien prosessien vapautushetki on samaan aikaan.
RMA:n perusmuotoa voidaan kiyttaa, jos jarjestelméin tehtavit tayttavit seuraavat
ehdot:

1. Kaikki tehtavit ovat keskeytettavissa.
2. Tehtavit ovat toisistaan riippumattomia ja periodisia.
3. Tehtédvit voidaan jirjestdd periodien mukaiseen kasvavaan jirjestykseen.

4. Tehtédvien takaraja ja periodi ovat samat.

Lisdksi tehtdviat pystytddn aikatauluttamaan ja niiden prioriteetit maaradméan
RMA:n mukaisesti, jos tehtdvien yhteenlasketulle prosessorin hyétykuormalle pétee

Z T < U(n) = n(2"/™ —1). (2.1)

Kaavassa n on tehtdvien lukumééra, C; on tehtdvin ¢ suoritukseen kuluva maksimiaika
(prosessin WCET), T; on tehtdvén ¢ periodin pituus ja U(n) on prosessorin hy6tykuor-
ma. RMA:sta kannattaa huomioida, ettd prosessorin hyotykuormafunktio on laskeva
ja

lim n(2Y" — 1) ~ 0,69 (2.2)

n—oQ
Tamaé tarkoittaa, ettd prosessien lukuméarin kasvessa, prosessoria voidaan hyodyn-
tddn maksimissaan vain 69 prosenttisesti, jotta tehtdvien vaatimat vasteajat voidaan
toteuttaa.

Perusmuodossaan RMA on rajoittunut, mutta silld on my6s hyvét puolensa. Ensin-
nikin RMA ottaa kantaa vain koviin reaaliaikavasteisiin, eiké sen perusmuotoa voida
kiyttdd pehmeiden tehtidvien analysoimiseen. Liséksi tehtdville asetetut rajoitteet ovat
melko vaativia, silld useinkaan kaikki tehtévit eivit ole periodillisia. On my6s mahdol-
lista, varsinkin jos tehtavit kiyttavit jaettuja resursseja, ettd alemman prioriteetin teh-
tava estdd korkeamman prioriteetin tehtdvin suorituksen varaamalla jonkin resurssin,
jota my0Os korkeamman prioriteetin tehtdva kiyttdd. RMA ei myskddn huomioi jérjes-
telmén latenssia, vaan siind prosessien oletetaan olevan keskeytettavissi valittomasti.
On myo6s mahdollista, ettd RMA:n perusteella saadaan tulos ettei tehtiavijoukkoa saa-
da aikataulutettua, vaikka aikatauluttaminen todellisuudessa onnistuisikin. RMA:sta
onkin kehitetty my6s paranneltuja versioita, joissa ndihin ongelmiin otetaan kantaa,

kyseisiin menetelmiin ei tédssd tutkielmassa paneuduta tarkemmin.

11



RMA:n ja samalla myos kaikkien muiden kiintedn prioriteetin aikataulutusalgorit-
mien eduksi voidaan mainita, ettd mikili analyysin tuloksena saadaan varmuus siité,
ettd tehtidvit voidaan aikatauluttaa, ei tdméa tulos mydskddn muutu, mikali jarjestel-
médn ei tehdd muutoksia. Voidaan siis olla varma siitd, ettd jarjestelmé todellakin

pystyy toteuttamaan reaaliaikavasteet.

2.3.5 Periodittomat tehtéivit kiintein prioriteetin aikataulutuksessa

Kiintedn prioriteetin aikataulutusmentelmien avulla ei ole mahdollista aikatauluttaa
periodittomia tehtavid [35]. Yksinkertaisimmillaan ongelma voidaan ratkaista pollaa-
malla periodittomien tehtévien laukaisevia drsykkeitd periodillisesti [30, luku 5]. Pol-
laaminen saattaa kuitenkin aiheuttaa periodittomien tehtdvien suoritukselle suurta hi-
dastusta, silla mikali periodittoman tehtdvin laukaiseva drsyke tulee vilittomésti pol-
laamisen jélkeen joudutaan odottamaan koko pollaussykli ennen kuin kyseista tehtavaa
voidaan suorittaa.

Paremmat ratkaisut tdhdn ongelmaan perustuvat yleensa periodillissiin palvelimiin
(asynchronous servers) [30]. Ndiden palvelinmenetelmien ideana on se, etti perioditto-
mien tehtdvien suorittamista varten luodaan periodillinen tehtévé, jonka suoritusaika
varataan asynkronisten pyyntojen toteuttamiseen [7]. Periodillisista palvelimista té-
mén tutkielman kannalta olennaisin on sporadinen palvelin (sporadic server), jonka
toiminta esitetdan seuraavaksi.

Sporadinen palvelin on korkeaprioriteettinen periodillinen tehtévé, jonka suoritusai-
ka varataan asynkronisten tehtdvien suorittamiseen taaten samalla, ettd periodilliset
tehtivit saadaan aikataulutetuksi [30, luku 5|. Sporadinen palvelin odottaa asynkroni-
sen tehtdvin laukaisevaa drsyketté, ja pyynnon saapuessa palvelin aloittaa timén teh-
tdvin suorittamisen. Tehtdvaad suoritetaan kunnes se on suoritettu loppuun tai kunnes
sporadisen palvelimen suorituskapasiteetti loppuu. Mikili tehtévai ei saada suoritettua
loppuun palvelimen suorituskapasiteettijakson aikana, lopetetaan tehtdvin suorittami-
nen hetkeksi, ja suoritusta jatketaan, kun palvelimen suorituskapasiteetti tiydennetain
palvelimen seuraavan periodin alussa. Sporadisen palvelimen avulla periodittomien teh-
tavien analysointi voidaan tehd& periodillisilla menetelmillé, ja periodittomat tehtavit
voidaan aikatauluttaa RMA:n avulla.

Sporadisen palvelimen toiminta kiteytyy kolmeen parametriin: palvelimen priori-
teettiin, palvelimen suorituskapasiteettiin (execution capacity) ja palvelimen tdyden-
nysperiodiin (replenishment period) [30, luku 5]. Palvelimen prioriteetti kertoo sen

kuinka korkealla prioriteetilla periodittomia pyyntdja palvellaan. Suoritusaikakapasi-
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Taulukko 2.1: Tehtdvien parametrit

teetti on aikaviipale, joka annetaan palvelimen kiyttoon yhden periodin aikana; siis
sporadisen palvelimen maksimisuoritusaika. Tdydennysperiodi on se aika, jonka on ku-
luttava, jotta palvelimen suoritusaikakapasitetti palautetaan, eli yksikertaisemmin pal-
velintehtavin periodi.

Palvelimelle voidaan méarata prioriteetti, jolla asynkronisia tehtdvia suoritetaan.
Usein asynkroniset tehtévit suoritetaan korkeimmalla mahdollisella prioriteetilla, joka
kiintedn prioriteetin aikataulutuksessa tarkoittaa, ettd palvelimen periodi on lyhin. Mi-
kéili ndin on, voidaan periodin (Tss) avulla laskea palvelimen suoritusaikakapasiteetille
turvallinen arvo, jota kiytettidessad pystytddn takaamaan kaikkien tehtivien aikataulu-
tus siten, ettad tehtavit tyydyttiavit vasteaikavaatimuksensa [28]. Suoritusaikakapasi-
teetti (SSs;,.) saadaan kaavalla

SS,ie = min {x

i
[TZJ -x—i-; [%W -ngDi/\iE{l,...,n}} (2.3)
Kaavassa kiytetdan seuraavia merkintoji: n prosessien lukumaéira, T; prosessin ¢ perio-
di, Tss sporadisen palvelimen periodi, C; prosessin ¢ suurin mahdollinen suoritusaika
ja D; prosessin 4 takaraja. Lisaksi oletetaan, ettd 7; < T kun 7 < j .

Idea sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetin laskemisen taustalla on seu-
raava: Prosessin 7 periodin aikana on otettava huomioon kaikkien prosessia i korkeam-
piprioriteettisten tehtdvien suoritukset. Tehtdvan itsensd ja kaikkien korkeaprioriteet-
tisten tehtavien instanssien, jotka ehditddn suorittamaan prosessin ¢ periodina aikana,
yhteenlaskettun suoritusajan on oltava pienempi kuin tehtévin ¢ takaraja. Téama laske-
taan kaavan 2.3 summatermilld. Mikili aikaa jaa jaljelle, voidaan se kiyttaéd sporadisen
palvelimen suoritusaikana. Palvelimen periodin laskenta perustuu Lehoczkyn, Shan ja
Dingin [33] analyysiin RMS-algorimista.

Tarkastellaan sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetin laskemista vield esi-
merkin avulla: Talukossa 2.1 on esimerkissd kiytettidvien tehtdvien parametrit. Sarak-
keessa P; on identifioituna eri tehtévit, sarakkeessa 7; on tehtdvien periodit ja sarak-

keessa C; tehtdavien WCET-arvot. Prosessien takaraja on sama kuin kyseisen periodin
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Taulukko 2.2: Palvelimen suoritusaikakapasiteetin laskeminen

pituus. Esimerkissé on siis kaksi tehtdvid ja sporadinen palvelin, jonka periodi on 10.

Taulukossa 2.2 on esitettynd palvelimen suoritusaikakapasiteettin méardédminen
kaavan 2.3 mukaisesti. Ensimméisessi sarakkeessa on iteraatiokierrosta merkitseva i:n
arvo, toisessa sarakkeessa varsinainen lasku ja kolmannessa sarakkeessa kyseiselle ite-
raatiolle saatu suoritusaikakapasiteetin arvo. Ensimmaiselld iteraatiolla tarvitsee ottaa
huomioon prosessin P; suoritus, jolloin luppoaikaa, jota voidaan kayttda palvelimen
suoritukseen, jad 6 aikayksikkod. Toisella iteraatiokierroksella tarvitsee huomioida se-
kd tehtdvan P, suoritus ettd tehtdvin P; suoritukset, jotka tapahtuvat tehtdvin P;
periodin aikana. Niitd tehtdvan P, suorituksia on 2 kappaletta, jotka kukin vievit suo-
ritusaikaa 4 aikayksikkoa. Lisdksi tehtdvin P, suoritus kuluttaa 10 aikayksikkod, jolloin
luppoaikaa jiaa 2 aikayksikkod. Koska palvelimen periodi on 10 aikayksikkod, ehditdan
sitd suorittamaan 2 kertaa tehtdvin P, periodin aikana. Niin ollen palvelimen suori-
tusaikakapasiteetiksi kunkin palvelimen periodin aikana tulee 1 aikayksikko. Siis SSj;,e

saa arvokseen 1.

2.3.6 Dynaaminen aikataulutus

Dynaamiset aikataulutusmenetelmét ovat kiinteisiin menetelmiin verrattuna paljon
joustavampia. Kdytettidessd dynaamisia menetelmid jarjestelma voi reagoida tilanteisiin
siten, ettd prosessoriaikaa annetaan enemmén prosesseille, jotka suoritusaikaa todella
tarvitsevat. Erds esimerkki dynaamisesta aikataulutuksesta on EDF (Earliest Deadline
First)-aikataulutus [35]. EDF aikataulutuksessa korkeimman prioriteetin saa se proses-
si, jonka takaraja on lihimpéané. Milld tahansa hetkelld suoritusvuoro voidaan siirtdéa
sellaiselle tehtéville, joka on suoritettavissa ja jonka prioriteetti on korkein.

EDF on optimaalinen aikataulutusalgoritmi. T&lla tarkoitetaan sité, ettd sen avulla
aikataulutetut prosessit pystyvit tyydyttdméaéan vasteaikavaatimuksensa, mikili se vain
on mahdollista. EDF-aikataulutuksella pystytdan myos saavuttamaan sataprosenttinen
prosessorin hyotykaytto [35]. Tamaén lisiksi, mikéli sattuisi niin ikévisti, ettd vasteaiko-
ja el pystyta tyydytetyksi, EDF:n ominaisuuksiin kuuluu se, ettd se minimoi ajan, jolla

vasteajat ylitetdan [23]. Lisiksi EDF aikataulutusta kiytettiessd tehtéavien ei tarvitse
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olla periodillisia, vaan ne voivat olla my6s asynkronisia. EDF:n kiytt6 on tosin vai-
keampaa kuin RMA:n, silli ei ole helppo todistaa, ettd joukko tehtdvia on mahdollista
aikatauluttaa EDF:n avulla. Toisaalta tiedetdin, ettd mikili prosessijoukko saadaan

aikataulutettua RMA:n avulla, saadaan se aikataulutettua myos EDF:n avulla.
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3 Muisti ja sen hallinta

Toimiakseen tietokoneohjelmat tarvitsevat muistia. Téssd luvussa tutustutaan muis-

tinhallinnan perusteisiin sekd muistinhallinnan ongelmiin.

3.1 Muistinkayton perusteet

Ohjelmat voivat varata varata (allocate) muistia kolmella eri tavalla: stattisesti (static),
pinosta (stack) tai keosta (heap) |22, sivu 2|.

Staattinen muistinvaraus toimii siten, ettd kaikki kiytettivd muisti méaritelladn
jo ohjelman kiddnnoksen aikana, eikd varattun muistin kokoa tai paikkaa voida enéa
muuttaa [22, sivu 3|. Staattinen muistinvaraus aiheuttaa seuraavat rajoitteiteet: kiy-
tettdvien tietorakenteiden koko on tiedettdvd kddnnoksen aikana, eiviatkd aliohjelmat
voi olla rekursiivisia. Toisaalta stattista muistinvarausta kiyttdvien ohjelmien suoritus
on usein erittdin nopeaa, silld tietorakenteita ei tarvitse luoda ohjelman suorituksen
aikana. Lisdksi staattista muistinvarausta kiyttavit ohjelmat eivit voi kaatua muistin
loppumiseen, silld ohjelman muistinkdyton tarve on ennalta tiedossa.

Varattaessa muistia pinosta voidaan staattisen muistin ongelmat osittain kierta,
silld pinosta muistia varaavissa ohjelmissa on mahdollista seké toteuttaa rekursiivia
aliohjelmia ettd varata erikokoisia lokaaleja tietorakenteita aliohjelman eri suoritus-
kerroilla [22, sivu 3|. Koska pinosta voidaan poistaa vain se alkio, joka siihen lisdttiin
viimeisend, ei pinosta varattu muisti voi eldd endd sen jélkeen, kun lohkon varanneen
aliohjelman suoritus péaattyy. Lisidksi pinon avulla voidaan aliohjelmista palauttaa vain
sellaisia muistilohkoja, joiden koko tiedetdin jo kddnnosaikaisesti.

Sekd staattinen muistinkdytto ettd pinosta varattava muisti ovat kovin rajoittavia
ohjelman suorituksen kannalta. Varattaessa muistia keosta ei edelld mainittuja rajoit-
teita ole, silld tatd dynaamista muistia voidaan varata ja vapauttaa missé jarjestyksessa
tahansa. Dynaamisella muistilla ei ole mytskddn rajoitteita tietorakenteiden koon tai
aliohjelmasta palautettavan muistialueen koon suhteen |22, sivu 3.

Dynaamisella muistilla on my6s muutama ongelma: se saattaa vaikuttaa heiken-
tavasti ohjelman suorituskykyyn sekd muisti saattaa pirstoutua. Seuraavissa luvuissa

kerrotaan niistd ongelmista hieman tarkemmin: luvussa 3.1.3 kerrotaan dynaamisen
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muistin vaikutuksesta ohjelman suoritukseen ja luvussa 3.2 vuorostaan pirstoutumi-
sesta. Lisdksi dynaamista muistia kdytettdessd varattu muisti on myos vapautettava.
Tatd muistin vapauttamista kutsutaan tidmén tutkielman yhteydessid muistinhallin-
naksi, ja se voidaan toteuttaa kahdella tavalla: manuaalisesti (katso luku 3.3) tai auto-
maattisesti (luku 3.4). Néistd jalkimmaéistd, automaattista muistinhallintaa, kutsutaan

muistinsiivoukseksi (garbage collection).

3.1.1 Virtuaalimuisti

Tietokonejirjestelmissd muistin maara on rajallinen, joten nykyaikaiset kiyttojarjes-
telmat kayttavit virtuaalimuistia (virtual memory) [55, luku 4]. Kéaytettaessd virtu-
aalimuistia sellainen muistin osa, jota ei silli hetkelld tarvita, kopioidaan johonkin
toissijaiseen tietovarastoon, kuten esimerkiksi kovalevylle, ja kun kyseistd muistia jal-
leen tarvitaan, kopioidaan se takaisin varsinaiseen muistiin. Virtuaalimuistin avulla
jarjestelmin muistin mairad saadaan nienniisesti kasvatettua, mutta samalla myos
jarjestelmén toiminta hidastuu, silld muistin kopiointi muistista tietovarastoon ja tie-
tovarastosta muistiin on huomattavasti hitaampaa kuin pelkkd muistin lukeminen tai
kirjoittaminen.

Useimmissa virtuaalimuistijarjestelmissd muistinkésittelyyn kuluva aika on rajoit-
tamaton, silld muistin kopiointiin muistista levylle tai levyltd muistiin ei sovelleta min-
kddnlaisia prioriteettejd [30, luku 9|. Vaikka virtuaalimuistin toteuttamiseen kiytett&i-
siinkin prioriteettejd on ero keskiarvoisen ja pahimman mahdollisen muistinkésittelyyn
kuluvan ajan vililla niin suuri, ettd virtuaalimuisti on kiyttokelvoton aikakriittisiin jar-
jestelmiin. Virtuaalimuistin kdytosta aiheutuvat viiveet saattavat vaikuttaa kriittisten
tehtdvien suoritukseen siten, ettd tehtivit eivit pysty toteuttamaan niille asetettuja
vasteaikavaatimuksia. Téstd syystd reaaliaikajirjestelmissd on vain harvoin virtuaali-

muistia, eli kaikki jirjestelméin muisti on todellista [40].

3.1.2 Muistin rakenne

Téassé luvussa tarkennetaan tutkielman kannalta tarkeimpi& muistinhallintaan liittyvia
termejd. Namé termit ja kisitteet kuuluvat alan yleissivistykseen, joten ne esitellain
vain pintapuolisesti.

Kuten aikaisemmin jo kerrottiin, dynaamisessa muistinvarauksessa kiaytettava muis-
ti varataan keosta. Keon koko on rajattu, ja keko jaetaan kahteen osaan: varattuun ja

vapaaseen. Varattu muisti, siis se, joka sovelluksilla on kiytossd, koostuu puolestaan
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muuttujista (variable). Muuttujat voivat olla joko osoittimia (pointer), atomaarisia tai
tietueita. Atomaariset muuttujat sisiltdavit hyotydataa ja osoittimet ovat sellaisia al-
kioita, jotka viittaavat toiseen muuttujaan. Osoittimet voivat mys olla tyhjid (null).
Muuttuja on tietue (record), jos kyseinen muuttuja on vektori, joka siséltdd usei-
ta erityyppisid alkioita. Téassd tutkielmassa tietueesta kiytetddn myos oliopohjaisista
ohjelmointikielistd tuttua termié olio, ja tutkielman kannalta kyseiset termit voidaan
olettaa yhteneviisiksi, pois lukien ne muutamat kohdat, joissa kisitelldan pelkédstdan
olio-ohjelmointia. Tasta ei kuitenkaan pitdisi seurata epéselvyytta, silld talloin termin

olio kiyttd tarkennetaan liittyviksi olio-ohjelmointiin.

3.1.3 Dynaamisen muistin vaikutus ohjelman suorituskykyyn

Dynaamisen muistin kiytolla on myos negatiivisia vaikutuksia. Dynaamisen muistin
varaaminen vie aikaa, eikd muistin vapauttaminenkaan ole ilmaista. Yleiskdyttoiset
muistiallokaattorit toimivat keskiarvoisesti hyvin, mutta niiden vaihtelevat vasteajat
muistia varattaessa ja vapauttaessa ovat reaaliaikajirjestelmien kannalta sietdmétto-
mié [43]. Muistia varattaessa allokaattorin on etsittévé tietorakenteidensa kitkoisté
alue, jolla muistinvarauspyynto saadaan tyydytetyksi. Tamaén alueen etsimiseen kulu-
va aika on riippuvainen useasta asiasta. Siihen vaikuttaa mm. varattavan alueen koko,
keon nykyinen tila ja tietenkin allokaattorin toteutus. Samanlaisia ongelmia on myos
muistia vapautettaessa, silla kiytossd ollut muistialue on palauttettava allokaattorin
tietorakenteiden syovereihin.

Reaaliaikajirjestelmissé tillainen allokaattorin toiminta ei ole sallittua, silld muisti
on kyettdva sekd varaamaan ettd vapauttamaan rajoitetussa ajassa, jotta tehtédvien

WCET-arvot pystytddn madrittdméain.

3.2 Muistin pirstoutuminen

Dynaamisen muistin kanssa ongelmaksi saattaa muodostua muistin pirstoutuminen
(fragmentation). Pirstoutuneella muistilla tarkoitetaan vapaata muistia, jota ei voida
hy6dyntidd muistia varattaessa [60]. Muisti voi olla pirstoutunut kahdella eri tavalla:
joko ulkoisesti (external) tai sisdisesti (internal).

Ulkoisesti pirstoutunut muisti on vapaata muistia joka koostuu pienistd epéjat-
kuvista muistialueista [60]. Téllaista vapaata mutta pirstoutunutta muistia voi olla

yhteenlaskettuna tarpeeksi, jotta muistinvarauspyynto saataisiin tyydytetyksi, mutta
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Kuva 3.1: Keko a) ulkoisesti pirstoutuneena ja b) ideaalitilanteessa

todellisuudessa tama ei kuitenkaan onnistu, koska vapaasta muistista ei 16ydy tarpeek-
si suurta yhtendistd aluetta. Pahimmassa tapauksessa yksi keon keskelld oleva varattu
tavu estdd varaamasta muistia tietueelle, joka tarvitsisi tilaa hieman péélle puolet keon
koosta. Muisti pirstoutuu ulkoisesti, kun muistialueita varataan erikokoisina paloina,
ja kdytetyt muistialueet vapautetaan eri jarjestyksessid kuin missd ne varattiin. Ku-
vassa 3.1 on esiteltynd kaksi kekoa. Kuvassa valkoinen alue kuvaa vapaata muistia ja
musta varattua. Kuvan keko a) esittdé tilannetta, jossa muisti on ulkoisesti pirstoutu-
nut. Vaikka keossa on vapaata muistia jaljella ldhes puolet, rajoittaa suurin yhtenéi-
nen vapaa muistialue varattavan muistin maksimikokoa . Kuvan keko b) esittai samaa
muistinkdyttod kuin keko a), mutta ideaalitilanteessa, jossa kaikki kiytetty muisti on
pakattuna keon alkuun ja vapaa tila on yhteniisenéd keon lopussa. Keossa b) ei siis ole
ulkoisesti pirstoutunutta muistia.

Sisdisesti pirstoutuneella muistilla tarkoitetaan sellaista muistialuetta, joka on mer-
kitty varatuksi mutta jota ei voida kiiyttad mihinkdan [60]. Usein sisdisesti pirstoutunut
muisti johtuu siitd, ettd muistiallokaattori-implementaatiot saattavat merkitd muistia
varatuksi hieman enemmén kuin olisi tarve. Tama johtuu siitd, ettd jotkin allokaatto-
rit jakavat vapaan muistin maédratyn kokoisiin alueisiin, eivitkd salli muun kokoisten
alueiden varaamista. Allokaattorin toteutuksesta riippuen se voi kiyttda vain yhden
kokoisia alueita tai mahdollisesti useamman kokoisia alueita sekaisin.

Esimerkkiné téllaisesta allokaattorista on Buddy System, joka toimii siten, etté
muistia varataan vain kahden potenssien kokoisina paloina [31]. Varattaessa Buddy
System -allokaattorilta muistialuetta, jonka koko on s, varataan todellisuudessa alue,
jonka koko on 2% missi k = [log, s|]. Naitd yliméiriisid pyoristyksistd aiheutuvia
varattuja tavuja ei ohjelmassa pystytd kiyttdmaéaédn, joten ne ovat hukkaan heitettyja.
Esimerkiksi varattaessa viisi tavua muistia varaa allokaattori oikeasti alueen, jonka
koko on kahdeksan tavua, kun taas varattaessa muistialuetta, jonka koko on 15 tavua,

varattaisiin todellisuudessa 16 tavua.
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Johstone ja Wilson |25] esittévit, ettd hyvin tunnettuja muistiallokaattoreita kiy-
tettdessd muistin pirstoutuminen on hyvin pientd suurimmassa osassa ohjelmia, eiké
pirstoutumisesta néin ollen tarvitsisi vilittdd. Tamé analyysi kertoo kuitenkin vain
keskiarvoisen tilanteen eikd pahinta mahdollista tilannetta, jonka tapahtuessa pirstou-
tuminen saattaisi olla suurta. Lisidksi kuten Bacon, Cheng ja Rajan [3] toteavat, ana-
lyysi toteutettiin ohjelmilla, joita suoritettiin vain varsin lyhyt aika, eikd analyysissa
kiytetty pitkddn ajossa olevia ohjelmia, joita reaaliaikajérjestelmét usein ovat. Niin
ollen Johonstonen ja Wilsonin tuloksiin ei reaaliaikajirjestelmissa voida tukeutua.

Reaaliaikajarjestelmissé korkean prioriteetin prosessit eivit saa epdonnistua. Kéy-
tettdessd dynaamista muistia reaaliaikajirjestelmissi on pidettiva huoli siitd, etta
muistinvarauspyynto saadaan tyydytetyksi. Prosessien on kiytettdvi muistia rajoite-
tusti ja pirstoutuminen on estettiva, tai ainakin pirstoutuneen muistin méaran on ol-
tava rajattu [40]. Sisdinen pirstoutuminen ei ole ongelma, mikili se otetaan huomioon
jarjestelméa suunniteltaessa, silla sisdisesti pirstoutuneen muistin méara on aina rajal-
linen [46]. Ulkoista pirstoutumista ei pitkélld aikavélilla voida sallia lainkaan, silld pirs-
toutumisen pahentuessa saavutetaan valttdméttomaésti tilanne, jolloin muistin varaa-
minen ei endd onnistu. Seuraavaksi tutustutaan sithen kuinka muistin pirstoutuminen

voidaan estéa.

3.2.1 Pirstoutumisen estidminen

Kuten luvussa 3.2 esitettiin, on muistin pirstoutuminen vakava ongelma reaaliaikajar-
jestelmissi, joissa kiytetddn dynaamista muistia. Pirstoutuminen on siis pakko estéda.
Pirstoutumisen estdmiseksi on kaksi tapaa: muistia varataan vain kiintedn kokoisis-
sa alueissa tai kiytetddn kopioivaa muistinsiivointa (kts. luku 4.3) tai kopioivan sii-
voimen johdannaista [50]. Niistd ensimmaéinen poistaa vain ulkoisen pirstoutumisen,
jalkimmaiselld tavalla on mahdollista poistaa sekid ulkoinen etté sisdinen pirstoutumi-
nen. Reaaliaikajirjestelmissd ulkoinen pirstoutuminen on eliminoitava tdysin, mutta
sisdistd pirstoutumista voidaan sietdd mikili sen méédrad pysyy ennalta madratyissi ra-
joissa [40]. Niin ollen molemmat tavat ovat hyviksyttavid, vaikka on toivottavaa, etté
my0s sisdinen pirstoutuminen eliminoidaan kokonaisuudessaan. Koska kopioivien sii-
vointen toimintaperiaate on esitettynid luvussa 4.3, kidydadn tassd luvussa lépi vain
kiintedn kokoisten alueiden kiyttdminen.

Ulkoinen pirstoutuminen saadaan eliminoitua kiyttamalld muistin varaamisessa
kiintednkokoisia alueita. Kiintednkokoisten alueiden kdyttdmiselld tarkoitetaan, etta

jarjestelméssd muisti varataan aina vain yhden tietyn ennalta mé&éaritellyn kokoisis-
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Linkki Linkki

Kuva 3.2: Paloiteltu tietue [50]

sa palasissa. Téssd strategiassa alueen kokoiset ja sitd pienemmét tietueet varataan
suoraan, kun taas aluetta suuremmat tietueet varataan linkittdmalla ne tarvittavasta
méadrasta palasia [50]. Tarpeen mukaan linkittdminen voidaan tehdd joko lineaarise-
na listana tai vaikka esimerkiksi puurakenteena. Lisdksi téillaisen koostetun tietueen
ensimmainen alue voi sisdltdd myos esimerkiksi tietueen tyyppi-informaatiota

Kuvassa 3.2 on esitettyné Siebertin [50] esimerkki tietuesta, joka on koostettu pa-
loista. Tietue koostuu kolmesta lohkosta, joissa jokaisessa on nelja kenttda. Tietueessa
itsessidn on seitsemin kenttdd hyotyinformaatiota. Ensimmaéisen lohkon ensimmaéisessé
kentédssd on tallennettuna tietueen tyyppi-informaatio. Ensimmaisen ja toisen lohkon
viimeiset kentit ovat osoittimia tietueen seuraavaan lohkoon. Téllaisella pilkkomisella
kolmanteen lohkoon jda kaksi kenttda sisdisesti pirstoutunutta muistia. Yhteensa kol-
me kenttdd kuluu tietueen tyyppi-informaation ja rakenteen yllapitdmiseen. Jos kentédn
koko on nelja tavua, saadaan tietueen kooksi 48 tavua, joista vain 28 tavua on hyoty-
kéytossa.

Tekniikalla on my6s haittapuolensa. Ensinndkin mikili varatut tietueet eivéit ole
tdsmailleen kaytettdvin alueen koon moninkertoja, ilmenee jérjestelméssé sisdisté pirs-
toutumista. Sisdisen pirstoutumisen maédrd on kuitenkin rajattu kaikilla varattavilla
tietueilla, silld sisdisesti pirstoutuneen muistin maéré yhta tietuetta kohden on selvisti
pienempi kuin kiytettdva alueen koko [50]. Toiseksi kaikkiin lukuihin ja kirjoituksiin,
joka koskevat tietueiden sellaisia kenttid, jotka eivit ole ensimméisen alueen sisill,
tulee ylimaaraista viivettd, silla tallaisiin kenttiin ei padsta kisiksi suoraan, vaan kasit-
telyyn kuluva aika riippuu alueesta, jossa kentté sijaitsee. Aika on lineaarinen kentin
paikan suhteen. Kentén késittelemiseen kuluva aika on O(p), missi p on kentéin paik-
ka tietueessa. Tamé aika voidaan kuitenkin maarittda staattisella analyysilla, jolloin
menetelmd on kelvollinen my6s reaaliaikajérjestelmiin.

Taulukoiden esittdminen tuottaa ongelmia paloittelua kiyttavissd jirjestelmissé.
Taulukoiden kokoaminen lineaarisena listana on erittiin tehotonta, ja vaikka taulukon

jokaiselle alkiolle voidaankin méarata kiinted ja rajoitettu saantiaika, on se mita toden-
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ndkoisimmin liian suuri isojen taulukoiden kohdalla. Taulukot kannattaakin muodos-
taa puurakenteina, jolloin niiden alkioihin voidaan viitata logaritmisessa ajassa, toisin
kuin listamaisessa rakenteessa, jossa tarvittava aika on lineaarinen. Sibert [50] esit-
tad tallaisen rakenteen, jossa taulukot tallennetaan puuna, joissa lisdksi ensimmaéiset
palaset sisaltdaviat myos informaatiota taulukoiden koosta. Téllaisen taulukon alkioon
viittaaminen onnistuu ajassa O(In(p)), misséd p on taulukon koko. Han myos esittéd
algoritmin téllaisen taulukon alkioiden osoitteiden l6ytdmiseen. Tamén algoritmin oh-
jelmakoodi koostuu vain kymmenestid ARM-prosessorin konekielikiskysté, jolloin algo-
ritmia voidaan kiyttdd myos sisdisaliohjelmana, ilman ettd kddnnetyn ohjelman koko
kasvaa liiaksi, olettaen, ettd ohjelmassa kiytetdan taulukoita kohtuudella.

Kaytettidessd muistin varaamiseen vain kiintedn kokoisia palasia ongelmaksi muo-
dostuu sisdinen pirstoutuminen, silla kiinteiden alueiden kanssa sisdisté pirstoutumista
esiintyy aina, kun muistia varattaessa muistin todellinen tarve on erisuuri kuin kay-
tettéva alueen koko [60]. Sisdinen pirstoutuminen on kiusallista, mutta ei valttimatta
suuri haitta, mikéli sen méaara saadaan minimoiduksi. Sisdisen pirstoutumisen mairaan
vaikuttaa ennen kaikkea muistin varaamiseen kiytettdvin alueen koko. Mikili valittu
lohkokoko on liian suuri, tulee kaikkiin varattuihin tietueisiin paljon sisdistd pirstou-
tumista. Liian pienet alueet taas tarkoittavat sitd, ettd alueita tarvitaan enemmén.
Talloin kasvaa alueiden linkittdmiseen kiytettdvien osoittimien maird, mahdollisten
puolityhjien viimeisten palasten mairé sekd paloittelusta aiheutuva tietueen kenttien
kisittelyviive. Siebert [50| toteaa, ettd parhaimmasta mahdollisesta lohkokoosta on 14-
hes mahdotonta antaa arvioita, silli lohkokoon valintaan vaikuttaa ohjelmien kiytta-
mien tietueiden koko, sekd ohjelman muistinvarauskiyttiytyminen. Eri ohjelmat vaati-
vat eri kokoisten kiinteiden alueiden kiyttamistéd. Suorituskyvyn kannalta parhaimpaan
tulokseen padstadn lohkoilla, joiden koko on kahden potenssin moninkerta.

3.2.2 Pirstoutumisen eliminoinnin hy6dyt

Sen lisdksi, ettd kiintednkokoisten alueiden kiyttdminen eliminoi ulkoisen pirstoutumi-
sen, se helpottaa myods muistinvaraamista. Kiinteinkokoisia alueita kiytettdessid muis-
tiallokaattorin ei tarvitse pitaé listaa kuin yhden kokoisista alueista. Taméa voidaan teh-
dé esimerkiksi listalla, johon kaikki vapaat alueet on talletettuna. Muistia varattaessa
otetaan listan alusta riittdvd méara alueita, linkitetddn alueet ja palautetaan osoitin
varattavan tietueen ensimmaéiseen alkioon. Sama koskee luonnollisesti my6s muistin va-
pauttamista. Vapautettavat lohkot vain liitetdan takaisin listaan, joka sisdltda vapaat

muistialueet. Sekd muistin varaaminen ettd vapauttaminen saadaan talldin tehtyé va-
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kioajassa. Tama aika vaihtelee tarvittavien lohkojen méiréin mukaan.

Kiinteiden alueiden kiyttdminen myG6s helpottaa muistinsiivointen toteuttamista,
koska siivoimen ei tarvitse tietdid tietueiden varsinaista rakennetta, silla riittda, etta
siivoin osaa késitelld lohkoja [50]. Lohkojen alkuun voitaisiin sijoittaa bittitaulu, joka
kertoo mitkd kyseisen lohkon kentistd ovat osoittimia. Téstd asiasta puhutaan lisdéd

luvussa 4.5.2.

3.3 Muistin manuaalinen hallinta

Perinteisesti ohjelman kiyttdessd dynaamisesti varattavaa muistia on ohjelmoija ollut
vastuussa sekd muistin varaamisesta ettd vapauttamisesta. Muistin varaamisessa ei on-
gelmia ole, mutta vapauttaminen on virhealtista. Usein saattaa olla lihes mahdotonta
tietdd, milloin varattu muisti todellakin voidaan vapauttaa. Varmasti jokainen hieman
enemmain ohjelmoinut on viettdnyt tuskaisia hetkid metsistiessddn syitd siithen, miksi
ohjelma kaatuu, koska jokin dynaamisesti luotu olio on vapautettu liian aikaisin, tai
metsistiessddn paikkaa, missd varattu muisti jada vapauttamatta.

Tarkastellaan tilannetta, joka on esitetty kuvan 3.3 kohdassa i). Kuvassa kahdel-
la listalla on yhteinen hiantd. Tuhottaessa jompaa kumpaa listojen ensimmaisista sol-
muista pitdisi luonnollisesti my&s koko listan loppuosa vapauttaa, mutta tdmé aiheut-
taisi toiseen listaan nk. roikkuvan osoittimen (dangling pointer). Roikkuva osoitin on
viite, joka osoittaa muistin sellaiseen osaan, joka on jo vapautettu [22, sivu 6. Té-
td on havainnollistettu kuvan 3.3 kohdassa ii). Roikkuvat osoittimet ovat sovelluksen
toiminnan kannalta erittdin vakava ongelma. Parhaimmassa tapauksessa seurattaessa
roikkuvaa osoitinta sovellus kaatuu ja virhe huomataan. Huonoimmassa tapauksessa
sovellus saattaa roikkuvan osoittimen kautta tuhota tai muuttaa tietoa, joko omissa
tietorakenteissaan tai muiden sovellusten tietorakenteissa.

Varatun muistialueen vapauttamatta jattdminen tarkoittaa muistivuotoja (memory
leak) [58]. Muistivuodot eivit vilttaméttd ole paha asia, jos kyseessd on tyopdytaoh-
jelma, joka sammutetaan riittdvan usein, mutta palvelinohjelmistoissa, jotka saatta-
vat olla péaalla jatkuvasti, muistivuodot todennékéisesti johtavat muistin loppumiseen
ja siten virhetilanteeseen. Muistivuotoa kutsutaan roskaksi (garbage), mista johtunee
muistinsiivouksesta yleisemmin kiiytetty termi roskien keruu. Kuvan 3.3 kohdassa iii)
on havainnollistettu muistivuotoa, siind viite listan ensimmaéisestd solmusta c listan
toiseen solmuun a on poistettu, mutta listasta poistettuja solmuja ei ole vapautettu,

siis solmut a ja t ovat roskia.
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Lista @----=> ¢ o > a | @-1----> t

Lista? @---->> m | @

i) Lista @---->> c ® - >

jii) Lista @----=> ¢ a | @1--—--> t

Kuva 3.3: Manuaalisen muistinhallinan ongelmat |22, luku 1]

3.4 Automaattinen muistinhallinta — muistinsiivous

Automaattinen muistinhallinta on ratkaisu edelld esitettyihin manuaalisen muistinhal-
linnan ongelmiin. Automaattisessa muistinhallinnassa ohjelmoijan on vain varattava
muisti, ja jirjestelméd hoitaa muistin vapauttamisen silloin, kun se on turvallista [58|.
Varattu muisti voidaan vapauttaa, kun siihen ei ole yhtdén viittausta ohjelman kaytos-
sé olevasta datasta. Ohjelman kiytossd olevan varatun muistin sanotaan olevan elossa
(live). Tietue on elossa, jos se kuuluu niin kutsuttuun juurijoukkoon (root set), tai sii-
hen on viite elossa olevasta tietueesta [22, sivu 4]. Varattu data, joka ei ole elossa, on
roskaa.

Juurijoukolla tarkoitetaan niitd tietueita, jotka ovat sovelluksen valittomaéassi kiy-
tossa |22, sivu 4. Tama tarkoittaa prosessorin rekistereissd sekd ohjelman pinossa ja
globaaleissa muuttujissa olevia viitteitd ja olioita. Elossa oleva data kuuluu juurijou-
kon transitiiviseen sulkeumaan. Se, kuinka muisti siivotaan, riippuu kiytossa olevasta
muistinsiivousalgoritmista. Algoritmien ja menetelmien vélilld on eroja siind, kuinka
nopeasti datan kuoleman jilkeen sen varaama tila vapautetaan.

Muistinsiivouksen yhteydessé varsinaista sovellusta kutsutaan muuntimeksi (muta-
tor) [13]. Muutin sisiltdd varsinaisen hyotyohjelman. Nimi muunnin johtaa juonensa
siitd, ettd muistinhallinnan kannalta muutin vain muuttaa tietorakenteita, joita yrite-
tdan hallita.

Muistinsiivoimelta vaaditaan oikeellisuutta, silld sen tehtéivi on vapauttaa vain sel-
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lainen muisti, jota ei endd kiytetd, ja vAdrin toimiessaan siivoin saattaa aiheuttaa
pahempia ongelmia kuin manuaalinen muistinhallinta. Lisdksi muistinsiivoimen tulee
pystyd vapauttamaan kaikki roskaksi muuttunut muisti. Eri siivointen vélilla on ero-
ja tassdkin asiassa. Siind, missd toiset menetelméit ovat yksinkertaisia ja tehokkaita
tiettyjen tietorakenteiden kanssa, saattaa niissd olla ongelmia toisenlaisten rakenteiden
kanssa. Luvussa 4 esitelladn muistinsiivouksen perusalgoritmit, sekd kerrotaan millaisia

ongelmia ja etuja kullakin menetelmalld on.

3.5 Muistinhallinnan uudet tuulet

Erds muistinhallinnan uusista suuntauksista on aluellinen muistinhallinta (region-based
memory management), jossa yhdistyy pinosta varattavan muistin ennustettavuus ja
keosta varattavan muistin automaattisen hallinnan turvallisuus [56]. T4ssd muistinhal-
lintatekniikassa kdytetty muisti organisoidaan alueisiin, jotka voivat kasvaa suorituk-
sen aikana. Niitd alueita hallitaan kekomaisesti. Toften ja Talpinin [56] alkuperiisessi
ML-kielisessé toteutuksessa alueiden varaaminen ja vapauttaminen lisdtdén sovellus-
ohjelmaan kdinnosaikaisesti ohjelmakoodin staattisen analyysin perusteella. Cyclone-
kielessd on myos mahdollista hallinnoida alueita dynaamisesti [14]. Liséksi ainakin Hal-
lenberg, Elsman ja Tofte [16] ovat kehittdneen muistinsiivoimen, joka tukee alueellista
muistinhallintaa. Alueelliseen muistinhallintaan ei tutkielmassa tarkemmin tutustuta.

Seuraavassa luvussa kerrotaan tarkemmin muistinsiivouksen toteuttamisesta.
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4 Muistinsiivouksen toteutustavat ja ominaisuudet

Muistinsiivousalgoritmit voidaan jakaa kahteen katgoriaan: vdlittomiin (direct) ja jil-
jittdviin (tracing) algoritmeihin |22, sivu 5|. Valittomét algoritmit ovat poikkeuksetta
viitelaskuritekniikkaan perustuvia, ja niissid kuolevat tietueet tunnistetaan vilittomas-
ti tietueen kuollessa. Jaljittdvid muistinsiivousalgoritmeja ovat kiytanndssd kaikki lo-
put tekniikat, ja niissi elossa oleva data tunnistetaan seuraamalla rekursiivisesti kaikki
osoittimet, joihin juurijoukosta paastain.

Tassé luvussa kdydadn lapi muistinsiivouksen perusalgoritmit, joihin kaikki kéytos-
sd olevat muistinsiivousmenetelmét perustuvat. Aluksi tutustutaan viitelaskuritekniik-
kaan, jonka jilkeen siirrytdén tarkastelemaan jéljittavid tekniikoita. Perusalgoritmien
jalkeen esitellddn lyhyesti muita muistinsiivouksen menetelmii, kerrotaan muistinsii-
voukseen liittyvista kisitteistd sekd muistinsiivouksen tuomista ongelmista. Tutkiel-
massa algoritmeja esitellidn vain yleisesti, eikd minkddnlaista luonnoskoodia niiden
toiminnasta anneta. Tarkemman kuvauksen algoritmien toiminnasta antaa mm. Jone-
sin ja Linsin kirja [22], jossa alla esitettavit algoritmit kuvataan my6s pseudokoodina.

Kyseisessi kirjassa algoritmeista esitetddn myos useita eri variaatioita.

4.1 Viitelaskuri

Yksinkertaisin muistinsiivousmenetelma on wviitelaskuri (reference counting). Viitelas-
kurissa jokaiseen olioon lisdtddn sovellusohjelmalle ndkymé&ton kenttéd, jossa yllapide-
tadn lukumadrdd niistd osoittimista, jotka kyseiseen olioon viittaavat [58]. Laskuria
kasvatetaan aina, kun olioon osoitetaan uusi viite. Laskurin arvoa viahennetdin, kun
viite olioon poistetaan. Laskurin saatua arvokseen nolla tiedetidn, ettéd kyseiseen olioon
ei endd ole viitteitd, ja olio voidaan turvallisesti vapauttaa.

Kuvassa 4.1 on neliosaisella esimerkilla selvitetty viitelaskurin toimintaa. Kohdassa
a) tietueeseen osoittaa yksi osoitin, jolloin viitelaskurin arvo on yksi. Kohdassa b) tietu-
eeseen osoitetaan toinen osoitin, jolloin viitelaskuri kasvatetaan arvoon kaksi. Kohdas-
sa ¢) ensimmaéinen osoitin, joka tietueeseen osoitti poistetaan kiytosté, ja viitelaskurin
arvoa viahennetddn yhdelld. Laskuri saa talloin arvon yksi. Kohdassa d) poistetaan vii-

meinen tietueeseen osoittava osoitin, ja laskuri saa arvokseen nolla, jolloin tiedetddn,
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a) b) c) d)

Kuva 4.1: Esimerkki viitelaskurin toiminnasta

ettd tietue on roskaa ja sen varaama muistialue vapautetaan.

Viitelaskurin eduksi voidaan mainita sen kyky havaita olion kuoleminen valittomés-
ti, kun viimeinen viite olioon poistuu [22, sivu 23|. Lisiksi viitelaskurin vaatima suori-
tusaika sulautuu yhteen varsinaisen sovellusohjelman suorituksen kanssa, eika sovellus-
ta erikseen pysdytetd muistin siivoamisen ajaksi [22, sivu 21|. Néisté jalkimmé&inen voi
tosin aiheuttaa myos ongelmia, varsinkin siinéd tapauksessa, ettd viimeinen viite jonkin
tietorakenteen juureen, kuten esimerkiksi linkitetyn listan ensimméiseen alkioon, pois-
tetaan. Téssd tapauksessa on koko tietorakenne vapautettava, mikéili listan alkiohin ei
ole listan ulkopuolisia viitteitd. Vapauttamiseen kuluva aika on lineaarinen tietoraken-
teen koon suhteen, ja rakenteen ollessa riittdvin suuri operaatio kestdé kauan, miké voi
osaltaan hiiritd sovelluksen suorittamista.

Suurin ongelma viitelaskuritekniikassa on kuitenkin se, etté sen avulla ei kyetad va-
pauttamaan syklisid tietorakenteita [58]. Vaikka sykliset tietorakenteet saattavat kuu-
lostaa harvinaisilta, kannattaa huomioida, etti téllaisia tietorakenteita ovat esimerkiksi
kahteen suuntaan linkitetty lista ja puu, jonka solmuissa on viite takaisin solmun van-
hempaan [22, sivu 24|. Téllaisessa tapauksessa, vaikka ulkoiset viitteet kahteen suun-
taan linkitettyyn listaan poistetaankin, jaa listan péddssé sijaitsevan alkion laskurin
arvoksi yksi, eiki listaa néin ollen vapauteta.

Viitelaskuri voidaan yhdistdd johonkin myohemmin esiteltdvian tekniikkaan, jol-
loin viitelaskuria kiytetddn normaaliin tapaan, ja tiatd toista tekniikkaa kiytetddn va-
pauttamaan se osuus varatusta muistista, jonka vapauttamiseen viitelaskuri ei pysty.
Kaytettiessa viitelaskurin apuna jotain toista tekniikkaa vihenee viitelaskurista saata-
vat hyodyt. Lisdksi viitelaskurista on kehitelty paranneltuja muunnoksia, joissa edella

mainittuja ongelmia on korjattu. Naihin muunnelmiin ei tissi tutkielmassa tutustuta.
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4.2 Merkkaa ja lakaise

Merkkaa ja lakaise -algoritmi (mark-sweep -algorithm) on muistinsiivousmenetelmista
vanhin, ja sen kehitti John McCarthy alkuperdistd LISP-kieltd varten [22, sivu 25|.
Téassd menetelmédssé siivous tapahtuu kahdessa osassa [58]. Aluksi merkitddn kaikki
elossa oleva muisti. Tamé tapahtuu seuraamalla rekursiivisesti kaikkia osoittimia, joi-
hin padstadn aloittaen juurijoukon muuttujista, ja asettamalla kaikkiin saavutettuihin
olioihin merkki siité, ettd kyseinen olio on elossa [22, sivu 25]. Kun kaikki juurijoukon
transitiiviseen sulkeumaan sisiltyvit tietueet on merkitty, tiedetdédn, ettd merkkaa-
maton muisti on roskaa, jolloin se voidaan huoletta vapauttaa. Toisessa vaiheessa keko
kiydadn lapi, ja merkkaamattomat muistialueet vapautetaan. Algoritmin nimen mukai-
sesti ensimméista osaa, elossa olevien tietueiden merkkausta, kutsutaan merkkaukseksi
ja jalkimmaéistd osaa, roskien vapauttamista, lakaisuksi.

Tutustutaan merkkaa ja lakaise -algoritmin toimintaan esimerkin avulla. Kuvassa
4.2 on tilanne, josta esimerkki aloitetaan. Esimerkissimme on kuusi tietuetta ja juuri-
joukko, joka sisiltdd kaksi osoitinta. Tietueet merkitdin “varjaamalla” merkkibitti, joka
sijaitsee kunkin tietueen alussa. Merkattua tietuetta kuvaa mustaksi virjatty merkki,
ja merkkaamatonta tietuetta valkoinen merkki. Aloitustilanteessa kaikki tietueet ovat
merkkaamattomia.

Merkkausvaihe etenee silld tavalla, ettd vasemmanpuoleisesta juurijoukon muut-
tujasta edetddn syvyyshaulla (depth first search), ja merkitdan kaikki tietueet, joihin
passtadn. Aluksi siis merkitaéan tietue a. Tdman merkkauksen jélkeinen tilanne on ku-
vassa 4.3. Tasta jatketaan merkkaamalla tietue b, jonka jilkeen merkataan tietue c.
Naiden merkkausten jélkeinen tilanne on esitettynd kuvassa 4.4. Merkattuaan tietueen
¢, siivoin siirtyy seuraavaan juurijoukon muuttujaan, silld ensimméisen juurijoukon
muuttujan avulla ei uusia tietueita enié saavuteta.

Oikeanpuoleisen ja samalla viimeisen juurijoukon muuttujan kautta saadaan mer-
kattua tietue d. Kuvassa 4.5 on tilanne, johon paadytdan, kun kyseinen tietue on mer-
kattu. Tdmé on samalla my6s merkkausvaiheen loppu, silld kaikki elossa olevat tietueet
on merkattu. Merkkausvaihe lopetetaan ja muisti lakaistaan. Esimerkissd roskia ovat
tietueet e ja f, joiden varaama tila vapautetaan lakaisun yhteydessi.

Esimerkissa eldava muisti kiytiin lapi syvyyshaulla, mutta yhtélailla oltaisiin voitu
kiyttad leveyshakua (breadth first search), kunhan vain kaikki elossa oleva muisti olisi
saatu merkattua.

Perusmuodossaan merkkaa ja lakaise -algoritmi toimii siten, ettd muistivuotojen

annetaan kasvaa, kunnes varatun muistin maéra ylittaa tietyn rajan, ja rajan ylittyes-
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Kuva 4.2: Merkkaa ja lakaise 1

foeal [|od |[f]

Kuva 4.3: Merkkaa ja lakaise 2

oo al [|od |[f]

Kuva 4.4: Merkkaa ja lakaise 3

Kuva 4.5: Merkkaa ja lakaise 4
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sé sovellusohjelman suoritus pysdytetddn ja muisti siivotaan [22, sivu 25|. Aika, joka
muistin siivoamiseen kuluu, on suhteessa keon kokoon [58]. Aluksi elossa oleva data on
tunnistettava ja tdméan jalkeen kuolleet tietueet vapautettava. Tamé vaatii keon lapi-
kdymisen vahintddn kaksi kertaa. Huonoimmillaan siivoamiseen kuluva pysdhdys voi
olla erittdin suuri, mistd johtuen menetelma perusmuodossaan ei sovellu sovelluksiin,
joissa kaivataan lyhytta vasteaikaa [22, sivu 28|.

Merkkaa ja lakaise -tekniikalla voidaan siivota myos sykliset tietorakenteet ilman
mitaén erillisid tekniikoita, mutta eldvien tietueiden merkkaamisen rekursiivinen luon-
ne tarkoittaa sitd, ettd menetelma itsessdén vaatii muistia, johon talletetaan merkkaa-

misen vaatima véliaikainen tietorakenne [22, sivu 28|.

4.3 Kopioivat siivoimet

Kopioivat muistinsitvoimet (copying garbage collection) perustuvat periaatteessa sa-
maan ideaan kuin merkkaa ja lakaise -algoritmikin, mutta seki toteutus ettd loppu-
tulos eroavat toisistaan tdydellisesti. Kopiovat menetelmit eivit varsinaisesti vapauta
varattua muistia, vaan ne siirtévit elossa olevat tietueet yhtendiseksi alueeksi, jonka
jilkeen loppuosan tiedetddn olevan uudelleenkiytettéivissa, silla se sisdltdd vain ros-
kaa [58]. Yhteisté kopioivilla siivoimilla ja merkkaa ja lakaise -tekniikalla on se, ettd
molemmat kiyvit oliota lapi juurijoukosta aloittaen, mutta kaikki muut siivoimien toi-
minnot ovat tdysin erilaisia.

Seuraavaksi Cheneyn kopioivan siivoimen toiminta esitetddn Jonesin ja Linsin mu-
kaan [22, sivu 28|. Kopioivissa tekniikoissa muisti jaetaan kahteen yhti suureen osaan:
léhdeavaruuteen (fromspace) ja kohdeavaruuteen (tospace). Muistiavaruuksista muutin
nikee vain kohdeavaruuden. Niisté jalkimméinen sisdltda kaiken kiytossa olevan datan
sekd vapaan muistialueen. Varsinainen muistinsiivous aloitetaan vaihtamalla kohde- ja
lihdeavaruus keskendén. Tamaén jélkeen kaikki juurijoukon osoittamat tietueet kopioi-
daan lihdeavaruudesta kohdeavaruuden alkuun. Nyt aloitetaan kidyda kohdeavaruu-
teen kopioituja tietueita jarjestyksessa lapi. Tietueen kaikki vilittomaét jalkeldiset ko-
pioidaan aiemmin kopioitujen tietueiden peridin, ja siirrytddn kisitteleméin seuraavaa
tietuetta. Kun kaikki kohdeavaruudessa olevat tietueet on kiyty lapi, on muistinsiivous
suoritettu, ja lahdeavaruus sisidltdd vain roskaa.

Menetelmén kannalta kaikkein tarkein operaatio on kopiointi. Jottei datasta paasisi
syntyméadn yliméaaraisia kopioita, ei kopiointia voida suorittaa ilman varotoimenpiteité.

Kun tietuetta kopioidaan, sen alkuperiiselle paikalle 1dhdeavaruuteen jatetdan osoitin,
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joka osoittaa tietueen uuteen kohdeavaruuden osoitteeseen [58|. Tétd osoitinta kutsu-
taan kopio-osoittimeksi (forwarding pointer). Mikili tietue on jo kopioitu, ei kopiointia
suoriteta uudelleen, vaan paivitetddn se osoitin, josta tietueeseen paddyttiin, osoit-
tamaan tietueen uuteen lihdeavaruuden osoitteeseen. Tama osoite saadaan tietueen
kopio-osoittimesta.

Edelld esitetyssd muodossaan kopioiva siivoin voi kiyttda korkeintaan puolet muis-
tista [22, sivu 32]. Yliméddrdisen muistin tarve on siis melkoinen. Kopioivat siivoimet
pakkaavat kiytossd olevan muistin niin, ettei sithen jida aukkoja. Samalla tekniikka
jattaa myos kaiken vapaan muistin yhtenéiseksi. Niin ollen muistin varaaminen on no-
peaa ja helppoa, silld vapaasta alueesta voidaan yksinkertaisesti lohkaista tarvittava
alue [22, sivu 32]. Muistin tiivistimisen ansiosta kopioivat siivoimet eliminoivat sekd
ulkoisen etta sisdisen pirstoutumisen. Lisdksi kopioivan siivoimen muistinsiivoukseen
kiyttdma tyo on verrannollinen eldvin datan méérdan [58]. Téll4 on huomattava ero
verrattuna esimerkiksi merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimiviin siivoimiin. Merkkaa ja
lakaise -tekniikalla toimivia ja kopioivia siivoimia on vaikea verrata kesken&én, silld ko-
piointi on hitaampaa kuin pelkké tietueen merkkaaminen, mutta kopioivien siivoimien
muut edut puolustavat niiden kdyttoa [22, sivu 35.

Kopioivissa siivoimissa on, pirstoutumisen eliminoinnin lisdksi, yksi suuri etu ver-
rattuna perinteiseen merkkaa ja lakaise -siivoimeen, silla kopioivissa siivoimissa muistia
ei erikseen vapauteta. Tdmé on mahdollista, koska elossa oleva data pakataan yhtenéi-
seksi jolloin tiedetddn, ettd loppuosa on roskaa ja sen yli voidaan huoletta kirjoittaa.
Merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimivissa siivoimissa on merkkausvaiheen jilkeen kiy-
tava keko lapi, ja vapautettava kaikki merkkaamattomat alueet. Kopioivat siivoimet siis
vapauttavat muistin implisiittisesti, kun merkkaa ja lakaise -tekniikassa muisti vapau-
tetaan siivoimen toimesta eksplisiittisesti. Kopioivissa siivoimissa ei néin ollen tarvitse
kiyttdd suoritusaikaa muistin vapauttamiseen. Jones ja Lins [22, sivu 36] toteavat, et-
td kopioivat siivoimet ovat olleet kiytetympid, mutta viittaavat useisiin ldhteisiin, joi-
den mittauksissa on todettu, ettd muistinsiivoimen valintaan vaikuttaa huomattavasti
muistinsiivoimen toteutus ja muuntimen kiyttdytyminen.

Seuraavaksi esitetdén esimerkin avulla kopioivan siivoimen toiminta. Esimerkin al-
kutilanne on kuvassa 4.6 ja se sisiltdd viisi tietuetta sekd juurijoukon, johon kuuluu
vain yksi muuttuja. Lisdksi esimerkissi kiytetddn seuraavanlaisia merkintoja: tietuei-
den sisdltdméat osoittimet merkitdén nuolella, jonka viiva on kiinted, ja siivoimen te-
kemaét tietueen kopion uutta osoitetta ilmaisevat kopio-osoittimet ovat kuvissa nuolia,
joissa on kiytetty katkoviivoja.
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Lahdeavaruus Kohdeavaruus

Kuva 4.6: Kopioiva siivoin 1

Siivous etenee seuraavasti: Aluksi kopioidaan juurijoukon jilkeldiset kohdeavaruu-
teen, esimerkissimme tdmé tarkoittaa tietuetta a. Tietue a siis kopioidaan kohdea-
varuuteen ja lahdeavaruuteen luodaan kopio-osoitin osoittamaan kopion paikkaa koh-
deavaruudessa (kuva 4.7). Tamén jilkeen aletaan kiyda kohdeavaruuteen kopioituja
tietueita 1dpi ja aina, kun vastaan tulee osoitin, kopioidaan osoittimen paasta 10ytyvi
tietue kohdeavaruuteen jo kopioitujen tietueiden perdén ja péivitetdan osoitin, josta
kyseiseen tietueeseen padstiin.

Toisessa vaiheessa kohdeavaruuteen kopioidaan tietue b, ja lahdeavaruuden tietuee-
seen b lisdtain kopio-osoitin, joka osoittaa kohdeavaruuden kopioon. Samalla myos pii-
vitetddn kohdeavaruuden tietueessa a olevaa osoitinta, jonka kautta tietueeseen b paés-
tiin. Tama tilanne on havainnollistettuna kuvassa 4.8. Seuraavaksi siivoimemme 16ytai
osoittimen, joka osoittaa ldhdeavaruuden tietuetta c. Tamaé tietue c kopioidaan koh-
deavaruuteen, lihdeavaruuteen jatetddn osoitin osoittamaan kopion osoitetta ja koh-
deavaruuden tietueen a osoittimen arvo péivitetddn osoittamaan juuri kopioituun tie-
tueeseen. Tdma tilanne on esitettynd kuvassa 4.9.

Nyt kohdeavaruudessa sijaitsevan tietueen a jélkeldiset on saatu kokonaisuudes-
saan kopioitua, ja siivoin siirtyy kisittelemain kohdeavaruuden tietuetta b. Tietueesta

b 16ytyy osoitin, joka osoittaa ldhdeavaruuden tietueeseen c. Koska tdma tietue c on jo
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Kuva 4.9: Kopioiva siivoin 4

kopioitu, ei kopiointia suoriteta uudelleen, vaan tietueesta b 16ytyva osoitin péivitetdan
osoittamaan samaan paikkaan johon ldhdeavaruudessa olevan tietueen ¢ kopio-osoitin
osoittaa. Tamén toiminnon jélkeinen tilanne on havainnollistettuna kuvassa 4.10. Ti-
lanne my0s paiattdd kiynnissd olevan muistinsiivoussyklin, silld kohdeavaruudesta ei
endd loydy osoittimia, joita pitkin padstddn lahdeavaruuteen. Kaikki kiytetty muis-
ti on pakattuna kohdeavaruuden alkuun ja loppuosa kohdeavaruudesta on yhtendistéi
vapaata aluetta, josta voidaan helposti lohkaista pala, kun muistia varataan. Lihdea-
varuus sen sijaan sisdltda vain roskaa ja sellaisia tietueita, jotka on kopioitu kohdea-
varuuteen, joten ldhdeavaruudessa olevat tietueet voidaan siis huoletta ylikirjoittaa

seuraavan muistinsiivoussyklin aikana.

4.4 Muut siivoustekniikat

Seuraavaksi esitetddn pintapuolisesti kaksi muistinsiivoustekniikkaa, jotka poikkeavat
perusalgoritmien toiminnasta. Ensimmaéisena néistd tekniikoista on merkkaa ja tiivista
-tekniikka (luku 4.4.1) ja jalkimmaisend ikdperustainen siivous (luku 4.4.2). Esitetté-

vien tekniikoiden lisiksi on olemassa myos nk. véihittdinen siivous (incremental garbage
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Kuva 4.10: Kopioiva siivoin 5
collection). Vahittaisen siivouksen toimintaan paneudutaan luvussa 5.1.

4.4.1 Merkkaa ja tiivista

Merkkaa ja tivista -algoritmit (mark-compact collection) perustuvat samaan ideaan
kuin merkkaa ja lakaiset -tekniikkakin; tuloksena saadaan keko, jonka varatut muis-
tialueet sijaitsevat yhtendisend alueena keon alussa [58]. Merkkaa ja tiivistd -tekniika
toimii siten, ettd aluksi merkataan elossa oleva data, jonka jilkeen eldvit tietueet tiivis-
tetddn yhtendiseksi alueeksi. Yksinkertaisimmillaan tiivistys tapahtuu siten, ettid tie-
tueita liutetaan kohti keon alkua, kunnes ne ovat joko edellisen varatun alueen vieressa
tai keon alussa.

Merkkaa ja tiivistd -algoritmit eliminoivat ulkoisen pirstoutumisen. Lisdksi etuna
verrattaessa kopioiviin siivoimiin on se, ettd merkkaa ja tiivistd -algoritmit mahdol-
listavat keon kayttdmisen kokonaisuudessaan, silld tiivistys tehddin keon alkuun, eiké
ylimaariistd puoliavaruutta vaadita. Toisaalta tiivistdminen on huomattavasti kopioin-
tia vaativampaa, ja merkkaa ja tiivistd -algoritmien on kiytéiva keko useita kertoja lapi,
jotta operaatio saadaan vietyd loppuun [22|. Merkkaa ja tiivista -algoritmeja ei téssé

tutkielmassa tdmén enempid kisitella.
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4.4.2 TIki#perustainen siivous

Ikdperustainen siivous (generational garbage collection) perustuu tiedolle siitd, ettd
useimmat tietueet eldvit vain lyhyen ajan. Kuten Wilson raportissaan useista eri 1dh-
teistd kokoaa, yleensd 80-98 prosenttia uusista tietuesta kuolee muutaman miljoonan
kiskyn sisélld tai ennen kuin muistia on varattu megatavu lisdd, ja useimmat niisté
uusista tietueista kuolevat vieldkin nopeammin [58].

Iképerustaisissa siivousmenetelmissé varattu muisti jaetaan kahteen tai useampaan
osaan sen perusteella, kuinka kauan niissd asustavat tietueet ovat olleet elossa [22].
Néissd sukupolvissa (generation) siivousta suoritetaan eri tahdilla. Sellaisissa sukupol-
vissa, jotka sisaltévit nuoria tietueita, siivousta suoritetaan useammin, ja sukupolvissa,
joissa on vanhempia tietueita, siivotaan harvemmin. Nuoren tietueen siilyttya hengissa
muutaman muistinsiivoussyklin ajan oletetaan, ettd kyseinen tietue ei tule ldhiaikoina
kuolemaan, ja se ylennetdan vanhempaan sukupolveen.

Vain nuoria tietueita siivoavat syklit ovat usein lyhyité, eivitki yleenséd aiheuta riit-
tavén pitkddn pysiahdysté, jotta kiyttaja sen huomaisi [58]. Toisaalta aina silloin t&ll6in,
kun vanha sukupolvi on tdyttyméssi, on ikdperustaisissa muistinsiivoimissa tehtiava
suurempi, koko keon kattava siivous, jonka suoritusaika ei enda ole lyhyt. Ikdperustai-
set siivoimet ovatkin tehokas tapa parantaa muistinsiivoimen keskiarvoista vasteaikaa,

mutta reaaliaikajirjestelmiin ne eivét sovellu [22, sivu 184].

4.5 Siivouksen ongelmista

Muistinsiivouksen kiytosta ei seuraa pelkistadn hyvia, silla siitd aiheutuu myos haitto-
ja. Seuraavissa luvuissa tutustutaan siivouksen negatiivisiin vaikutuksiin ja siivouksen

toteuttamiseen vaikuttaviin asioihin.

4.5.1 Muistinsiivouksen vaikutus ohjelman suorituskykyyn

Muistinsiivouksen maine ei ole kovin mairitteleva, silld yleisesti oletetaan, etté siivous
vaikuttaa negatiivisesti ohjelman suorituskykyyn [22, sivu 12]. Téamén oletuksen taus-
talla on muistinsiivouksen ja LISP-kielen alkutaipaleet, jolloin joidenkin tutkimusten
mukaan ohjelmat saattoivat kiayttda jopa 40 prosenttia suoritusajastaan muistia sii-
voten. Nykyaikana muistinsiivoustekniikat ovat kuitenkin kehittyneet niin paljon, ettd
niamé luvut eiviit pidd paikkaansa. Wilson [58] arvioi muistinsiivouksen aiheuttavan

noin 10 prosentin hidastuksen verrattuna manuaaliseen muistinhallintaan. Appel [1]
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esittdd, ettd joissain tapauksissa, kun jirjestelméssd on tarpeeksi muistia, on muistin-
siivous jopa tehokkaampaa kuin muistin manuaalinen vapauttaminen.

Muistinsiivouksen varsinaista tehokkuutta on kuitenkin vaikea mitata, silld muis-
tinsiivouksen kdyttdminen vaikuttaa useaan eri asiaan. Ohjelman suoritusnopeuteen
vaikuttaa aika, joka kuluu tietueiden varaamiseen. Muistinsiivoimissa, jotka tiivista-
vat kiytetyn muistin, on muistin varaaminen yleensd huomattavasti nopeampaa kuin
perinteisissi muistiallokaattoreissa [22, sivu 13]. On myos otettava huomioon sovel-
luskehitykseen kuluva aika. Manuaalista muistinhallintaa kdyttivien ohjelmien kehit-
tdminen on usein tyoladmpad kuin vastaavan ohjelman toteuttaminen automaattisen
muistinhallinnan kanssa [58].

Myés eri tekniikoilla toimivien muistinsiivoimien vertailu on vaikeaa [22, sivu 13].
Vaikka algoritmien kompleksisuuden vertailu on yleensid mahdollista, ei teoria kuiten-
kaan vastaa kaytantod. Usein algoritmien kompleksisuusanalyysissé esiintyvilla vakiol-
la on suuri merkitys siihen, kuinka algoritmit toimivat kiytdnnossa. Lisdksi muistinsii-
voustekniikat saattavat aiheuttaa muuntimen toiminnalle muita hidasteita. Esimerkik-
si viitelaskurissa kaikki osoittimien muutokset tulee huomioida ja laskureiden arvoja
muuttaa. Muistinsiivouksen tehokkuutta voidaan usein my6s parantaa kasvattamalla

muistin maaraa.
4.5.2 Osoittimien tunnistaminen

Erittdin kriittinen asia muistinsiivouksen kannalta on se, kuinka muuttujien tyyppi ja
osoittimet tunnistetaan. Muistinsiivousta kasittelevissa kirjallisuudessa tehdaén usein
oletus, ettd muuttujien tyyppi on aina tiedossa. Wilsonin raportti [58] on hyvé esi-
merkki téllaisesta kirjoituksesta. Usein todellisuus ei kuitenkaan vastaa oletusta, sil-
14 esimerkiksi yleiset C-kielen toteutukset eivit vakiona tarjoa minkéénlaisia keinoja
osoittimien tunnistamiseen.

Muistinsiivoimen tehokkuuteen tunnistaa osoittimet vaikuttaa siivoimen tyyppitie-
toisuus (type accuracy), joka kuvaa siivoimen kykyé tunnistaa osoittimet eroon ato-
maarisista alkioista [19]. A#ritapauksissa siivoin tietdi kaikkien muuttujien tyypin,
jolloin puhutaan téysin tietoisista siivoimista. Toisessa ddripidédssd on konservatiiviset
siivoimet, joilla ei ole minkdinlaista tietoa muuttujien tyypisté.

Erityistd merkitystd osoittimien tunnistamisella on siivoimissa jotka liikuttavat
muistissa olevaa tietoa [22, sivu 37|. Tietoa liikuttavilla siivoimilla tarkoitetaan tés-
sd yhteydessa seké kopioivia ettd tiivistavia siivoimia, sekd ndiden johdannaisia. Naisséa

siivoimissa juurijoukko ja kaikki osoittimet on tunnistettava taydellisesti. Jos osoitinta
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ei tunnisteta voi jarjestelmidn syntya leijuvia osoittimia tai pahimmassa tapauksessa
tdméa voi johtaa myo6s jonkin olion ennenaikaiseen vapauttamiseen. Mikili atomia, jo-
ka ei ole osoitin, luullaan osoittimeksi, saatetaan tétd atomia siirtdmisen yhteydessé
paivittad, jolloin jirjestelmén toiminta vaarantuu.

Tyyppitietoisten muistinsiivoimien toteuttamisen lihtokohtana on usein yhteistyo
ohjelmointikielen kddntajén kanssa [22, siva 228]. T4lloin kiddnnoksen yhteydessé kera-
tddn siivoimen tarvitsemien tiedot. Toinen vaihtoehto on se, ettd ohjelmoijien edellyte-
tddn kerddvan namaé tiedot kisityona. Sanomattakin on selvii, ettd jilkimmaéainen tapa
on virhealtista ja aikaa vievdd, mutta kaikissa tapauksissa ei kddntdjalta tarvittavaa
tietoa saada.

Osoittimien tunnistaminen voidaan tehdd muutamalla eri tavalla [15]. Osoittimien
laputuksen perusideana on se, ettid alkiot merkitddn merkkibitilld, joka kertoo onko
kyseessd atomi vai osoitin. Muuttujankuvaimissa jokaiseen muuttujaan lisdtddn osoi-
tin, joka osoittaa tietorakenteeseen, joka kertoo muuttujan sisdllon. Tyypinkuvaimissa
tyyppi-informaatio asetetaan ohjelman staattisen tiedon joukkoon, josta siivoin sen lu-
kee. Raataloidyissa siivoimissa kddntaja generoi jokaiselle erilaiselle tietuetyypille oman
merkkausaliohjelman. Erds esimerkki raataloidystd merkkaa ja lakaise -tekniikalla toi-
mivasta muistinsiivoimesta on Colnetin, Coudaudun ja Zendran Eiffel-kieltd varten
toteuttama siivoin, jossa kddnnosvaiheessa jokaiselle oliotyypille luodaan oma merk-
kausaliohjelma [10].

Tapauksissa, joissa tyyppi-infomaatiota ei ole saatavilla, ratkaisu 16ytyy konserva-
tivisista muistinsiivoimista (conservative garbage collection). Nama siivoimet pystyvit
toimimaan ilman minkd&nlaista ajonaikaista tukea. Kyseisissa siivoimissa kaikkia mah-
dollisia muistista 16ytyvid arvoja tutkitaan ja niistd koitetaan pddtelld onko kyseessd
osoitin vai ei. Mikili asiasta on pienikin epéselvyys, tulkitaan arvo osoittimeksi ja olete-
tun osoittimen osoittama muistialue sddstetdin. Konservatismi aiheuttaa jarjestelmaén
nk. leijuvaa roskaa, jonka vaikutuksiin palaamme myohemmin vahittédisen siivouksen
yhteydessi luvussa 5.1.3. Konservatiiviset siivoimet ovat tdmén tutkielman aihepiirin

ulkopuolella.

4.5.3 Finalisaatio

Oliopohjaisissa ohjelmointikielissé on usein tarve suorittaa ylimaéraisia siivoustoimen-
piteitd, kun olio vapautetaan. Muistinsiivouksen yhteydessd néitd automaattisesti ta-
pahtuvia toimenpiteitd kutsutaan finalisaatioksi (finalization) [8]. Perinteisissd, ma-

nuaalisesta muistinhallintaa kdyttavissa, ohjelmointikielissi puhutaan yleensi olioiden
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tuhoamisesta (destruction) [21]. Yhteista niille molemmille on se, ettd niitd kdytetédn,
kun oliot varaavat kiyttoonsi resursseja, jotka on vapautettava ennen kuin resursseja
voidaan kiyttdd uudelleen. Olioiden varaamien resurssien hallinnointi on talld tavoin
helpompaa. Usein resurssit varataan olion konstruktorissa ja vapautetaan olion de-
struktorissa tai finalisaattorissa. C++:n yhteydessd téllaista tapaa hallita resursseja
kutsutaan RAIL:ksi (resource acquisition is initialization) [54, sivu 366]. Esimerkiksi
olion kiyttdméa tiedosto avataan konstruktorissa ja suljetaan destruktorissa. Tuhoa-
misen ja finalisaation erona on se, ettd tuhoaminen tapahtuu synkronisesti ohjelman
suorituksen kanssa, kun taas finalisointi on asynkronista [8].

Finalisaation asynkroninen luonne johtuu siité, etti ei voida tdysin varmasti tietda
sitd hetked, jolloin olion muisti vapautetaan ja finalisaatio suoritetaan [8]. Pahimmas-
sa tapauksessa finalisaatio viivistyy siihen asti, kun sovellus sammutetaan. Asynkro-
nisuuteen on kuitenkin poikkeus, silla viitelaskuritekniikka mahdollistaa finalisaation
suorittamisen synkronisesti, silld finalisointi voidaan suorittaa valittomaésti, kun olion
viitelaskuri saa arvokseen nolla. Finalisaation asynkroninen luonne aiheuttaa ongelmia
varsinkin reaaliaikajirjestelmissé, silld finalisaatio voi tapahtua periaatteessa milloin
vain ja aiheuttaa jarjestelmain viiveitd, joita on mahdotonta ennustaa. My6s olioiden
finalisoinnin jérjestykselld on suuri merkitys, silla finalisointi tulisi tehdd topologisessa
jarjestyksessd [22, 21]. Talla tarkoitetaan, ettd jos oliosta A on viittaus olioon B, tulisi
olio A finalisoida ennen oliota B, koska on mahdollista, ettd olion A finalisointi kiyttas
oliota B hyvikseen.

Toinen ongelma finalisaation kanssa on se, ettd sen avulla voidaan herdttda kuolleita
olioita henkiin [21]. TAm& on mahdollista siksi, ettd itse finalisoitava olio saattaa sisél-
taad viittauksen elossa olevaan olioon. Mikili finalisaatiotoimenpiteet kiyttavit elossa
olevan olion palveluita ja antavat kdyttdménsd metodikutsun parametriksi osoittimen
johonkin kuolleeseen olioon, pahimmassa tapauksessa finalisoitavaan olioon itseensi,
on katastrofi valmis. Tamé elossa oleva olio voi tallentaa viitteen kuolleeseen olioon
attribuuttiinsa, jolloin finalisoitava olio on jélleen ohjelman kiytettavissd. Sinédnsé toi-
menpide on sallittu, mutta se vaikeuttaa finalisointia entisestdéin. Esiin nousee nyt
kysymys: “mitd tehdain, kun olio kuolee uudelleen?”

Finalisaation ennustamattomuudesta johtuen voidaan sen kiyttidminen reaaliaika-

jirjestelmissd unohtaa.
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4.6 Hopealuoti?

Muistinsiivous, hyodyllisyydestdin huolimatta, ei ole ratkaisu kaikkiin muistinhallin-
nan ongelmiin [22, sivu 11|. Kyseessé ei todellakaan ole hopealuoti, jota kiyttdmalla
kaikki muistinhallinnan ongelmat ratkeavat. On totta, ettd siivousta kayttamalld val-
tytddn monilta ongelmilta, joita manuaalinen muistinhallinta tuottaa, mutta siivous
tuottaa myds omia ongelmiaan. Osa niistd ongelmista esitettiin ylla ja osa ongelmista
liittyy kidytdnnon toteutukseen. Esimerkiksi siivointen debuggaus voi olla erittdin on-
gelmallista, ja virheellisesti toimiva siivoin saattaa aiheuttaa pahempia ongelmia kuin
mitd manuaalisesti voidaan saada aikaan.

Interaktiivisissa ohjelmissa muistinsiivouksen kiyttdminen alkaa olla jo yleista, kii-
tos tastd kuuluu mm. Javalle ja yhd enenevissd méérin C+#:lle, funktionaalisia oh-
jelmointikielid unohtamatta. Muistinsiivouksen kiyttdminen reaaliaikajirjestelmissi ei
kuitenkaan ole yleisté, silla yleiskdyttoista siivointa, joka pystyisi takaamaan reaaliai-
kavasteet, ei ole tiedossa.

Seuraavassa luvussa kiasitelldan tekniikkaa, jolla muistinsiivouksen vasteaikaa saa-
daan parannettua siten, ettd muistinsiivouksen kiyttdminen on mahdollista my6s re-

aaliaikajarjestelmissa.
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5 Kohti reaaliaikaista muistinsiivousta

Tassa luvussa tutustutaan muistinsiivouksen reaaliaikaistamisen mahdollistaviin mene-
telmiin, ndiden menetelmien kiyttdmisestda aiheutuviin ongelmiin sekd tapoihin, joilla
ndmi ongelmat voidaan ratkaista. Lisdksi esitelldin muutama muistinsiivoin, joiden

avulla muistia on mahdollista siivota reaaliaikaisesti.

5.1 Vahittainen siivous

Perinteisissd muistinsiivousmenetelmissd siivous kdynnistetddn, kun vapaan muistin
madri alittaa jonkin tietyn rajan. Tall6in muuntimen toiminta keskeytetddn ja muisti
siivotaan. Siivouksen valmistuttua muuntimen toimintaa jilleen jatketaan. Reaaliaika-
jarjestelmien kannalta téllainen toiminta ei kuitenkaan ole sallittua, silld siivoukseen
kuluva aika on todennikéisesti liian suuri, eikd vasteaikavaatimuksia saada taytetyk-
si. Perinteisiin menetelmiin onkin kehitetty parannuksia, joilla siivouksesta aiheutuvaa
katkosta saadaan lyhennetyksi. Erds tallaisista menetelmistd on luvussa 4.4.2 esitetty
ikdperustainen siivous. Ikdpeurustaisella siivouksella saadaan parannettua muistinsii-
vouksen keskiméairaisté vasteaikaa, mutta pahimmassa tapauksessa muistinsiivoukseen
kuluva aika voi olla erittdin pitkd ja nédin ollen ikdperustainen siivous ei ole riittdvan
tehokasta, jotta sitd voitaisiin kiyttad reaaliaikajarjestelmissa.

Kuten Wilson [58] toteaa, reaaliaikajirjestelmissd muistinsiivousta ei voida suo-
rittaa yhtend atomisena operaationa, vaan siivoimen toiminta on jaettava pieniin in-
krementteihin, joita suoritetaan silloin tall6in. Yleensd tdmé tarkoittaa, ettd muistia
siivotaan hieman aina, kun muutin varaa muistia. Téllaista tekniikkaa kutsutaan vd-
hittiiseksi muistinsiivoukseksi (incremental garbage collection) ja muistinvarauksen yh-
teydessd suoritettua siivousta kutsutaan inkrementiksi.

Viitelaskuri on valmiiksi vihittdinen, silld sen vaatimia toimia suoritetaan lomite-
tusti aina, kun muutin muuttaa osoittimien arvoja [46]. Viitelaskuritekniikan tunne-
tuista ongelmista johtuen se ei kuitenkaan ole soveltuva yleiskiyttoiseksi siivoimeksi
reaaliaikajérjestelmiin; siis on kiytettdva jaljittdvid muistinsiivousmeneltemia. Jaljit-
tavissa siivoimissa vahittdinen siivous tarkoittaa sité, etté siivoin suorittaa inkrement-

tinsd aikana muutaman toimenpiteen. Merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimiva siivoin
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merkkaa muutaman olion ja kopioiva siivoin kopioi. Inkrementit voivat olla atomisia,
mikili ne ovat riittavan lyhyitid. Kaytettdessa jaljittavia siivoimia vahittdisesti ongel-
maksi muodostuu se, ettd muutin voi muuttaa osoittimia sellaisesta oliosta, jonka sii-
voin on jo kdynyt lépi. Siis muutin voi muistinsiivoussyklin aikana muuttaa juurijoukon
transitiivista sulkeumaa.

Raportissaan [58] Wilson toteaa, ettd ongelmaa kannattaa tarkastella koherenssion-
gelmana, joissa useat prosessit jakavat muuttuvan tiedon, mutta tarvitsevat yhtendi-
sen nakemyksen asiasta. Vahittdinen merkkaa ja lakaise -tekniikka vastaa ongelmana
yhden kirjoittajan ja usean lukijan ongelmaa (single writer, multiple readers). Siina
siivoimen pitdad reagoida eldvissa tietueissa tapahtuviin muutoksiin, mutta vain muu-
tin voi muuttaa tietueita. Vahittdin kopioivat siivoimet vastaavat vaikeampaa usean
kirjoittajan ja usean lukijan (multiple reader, multiple writers) ongelmaa. Kopioivissa
siivoimissa sekd muutin ettad siivoin muuttavat juurijoukon transitiivistd sulkeumaa ja
molemmat osapuolista on suojattava muutoksilta.

Muistinsiivoimen nikema osoittimien muodostama graafi ei vilttdmétta ole taydel-
linen kopio siitd graafista, jonka muutin nikee, kunhan tietyt ehdot sdilyvét. Luonnolli-
sesti siivoimen on nahtava kaikki elossa olevat oliot, jottei se vapauta oliota virheellises-
ti. Mikali siivoin hetkellisesti nikee sellaisia olioita, jotka ovat juurijoukon transitiivisen
sulkeuman ulkopuolella, ja merkkaa kyseiset oliot elédviksi, ei suuria ongelmia aiheudu.
Talloin jarjestelméédn saadaan leijuvaa roskaa. Leijuvasta roskasta ja sen aiheuttamista
ongelmista on kerrottu luvussa 5.1.3.

Koherenssiongelman ymmartamiseksi muistinsiivousta kannattaa tarkastella kolmi-

varimerkkausabstraktion avulla, johon tutustutaan seuraavaksi.

5.1.1 Kolmivirimerkkausabstraktio

Vahittaista siivousta kuvattaessa kiytetaan usein Djikstran kolmivdirimerkkausabstrak-
tiota (tricolour marking) |13, 22, 58|. Vaikka abstraktio alunperin kehitettiin kuvaa-
maan vihittédistd siivousta, voidaan silld kuvata myd6s tavallisia jaljittédvid muistinsii-
voimia. Hyva esimerkki tistd on Jonesin ja Linsin kirjassa sivulla 119 alkavassa esimer-
kissé, jossa he kuvaavat Cheneyn kopioivan siivoimen toiminnan kolmivirimerkkauksen
avulla.

Nimensd mukaisesti kolmiviarimerkkauksessa tietueet “virjatadn” kolmella varilla

siten, ettd solmu on variltdan:

musta jos kyseinen tietue ja kaikki sen jélkeldiset on merkattu 16ydetyiksi. Siivoimen
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el endd tarvitse palata mustaksi virjattyyn olioon.

harmaa jos siivoimen on vield palattava olioon. Harmaa tietue voi olla joko sellainen,
ettd itse olio on merkattu 16ydetyksi, mutta sen kaikkia jilkeldisii ei, tai harmaan

olion osoittimia on muutettu ja siivoimen on tutkittava sen jilkeldiset uudelleen.

valkoinen jos siivoin ei ole kyseisessi oliossa vieraillut. Muistinsiivoussyklin lopussa

valkoiset oliot ovat roskia.

Muistinsiivous aloitetaan siten, ettd juurijoukko varitetdan harmaaksi. Taman jal-
keen aletaan kdiyda harmaita olioita lapi ja aina, kun olion kaikki jalkeldiset on merkat-
tu joko harmaaksi tai mustaksi, merkataan itse olio mustaksi. Muistinsiivoussykli on
saatu padtokseen, kun harmaita oliota ei enda ole. Télloin kaikki valkoiset oliot ovat
roskaa ja ne voidaan vapauttaa.

Siivoussyklin aikana muutin saattaa muuttaa osoittimien muodostamaa graafia.
Tamé on ongelmallista, jos muutin tekee muutoksensa siivoimelta piilossa. Kolmivdri-
invariantti (tricolour invariant) sanoo, ettd mustaksi véritetysté oliosta saa olla osoitin
vain harmaaseen tai mustaan olioon [42]. Toisin sanoen mustan ja valkoisen alueen
eroittaa aina harmaa alue.

Tilanteessa, jossa muutin muuttaa osoittimia, on tarkeda tarkastella oliota, jonka
osoittimia muutetaan [42]. Ongelmia ei synny, jos muutin muuttaa valkoisen tai har-
maan olion osoittimia. Valkoiseen olioon tehtyja muutoksia ei huomioida, silld siivoin ei
vield ole ehtinyt kyseistd oliota tarkastelemaan, ja kyseinen olio joko merkataan myo-
hemmin tai se muuttuu roskaksi ennen kuin siivoin sen 16ytda. Harmaan olion tapauk-
sessa ei myoskadn ole hdtia, silla siivoimen on joka tapauksessa myohemmin palattava
kyseiseen olioon.

Muuntimen muuntaessa jo mustaksi viritetyn olion osoittimia on mahdollista, etté
siivoimen nikemé& graafi joutuu sellaiseen tilaan, ettd siivoin virheellisesti vapauttaa
elossa olevaa dataa [42|. Muutettaessa mustan olion osoittimia, on kiinnitettavi huo-
mio muutettavan osoittimen kohdeolioon. Kuten aikaisemmin mainittiin, kolmivéri-
invariantin mukaan mustista oliosta saa olla osoitin vain harmaisiin tai mustiin oliohin.
Virhetilanne syntyy siis silloin, kun muutin muuttaa mustaksi virjatyn olion osoitti-
men osoittamaan valkoiseen olioon. Muuttimen tehdessé jotain, joka rikkoisi kolmivéri-
invariantin, on sen korjattava asia. Muuntimen ja siivoimen toiminnan on oltava synk-
roitua. Synkronointi hoidetaan muureilla (barriers), josta kerrotaan enemmén luvussa
5.2. Toisaalta tilanne, jossa muutin vaihtaa mustan olion osoittimen osoittamaan har-

maaseen olioon on taysin sallittua, eikd tilanteeseen reagoida milldan tavalla.
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Ennen Jalkeen

Kuva 5.1: Kolmivéri-invariantin rikkoutuminen [58|

Tarkastellaan muuntimen ja siivoimen vilisen koordinoinnin tarvetta esimerkin
avulla. Esimerkki on perdisin Wilsonilta [58]. Kuvan 5.1 vasemmassa puoliskossa on
tilanne, joka on voimassa siivoimen suoritettua inkrementtinsa. Téssd tilanteessa olio
A on kisitelty kokonaan, eli sen kaikki jalkeldiset on 10ydetty. Nyt oletetaan, ettd muu-
tin muuttaa tietueita siten, etta osoitin oliosta A olioon C vaihdetaan osoittimen oliosta
B olioon D kanssa. Tama tilanne on esitettynd kuvan oikean puoleisessa osassa. Mikali
muuntimen ja siivoimen vililld ei ole minkdénlaista koordinointia, jatkuisi siivoimen
toiminta siten, ettd se virjiisi olion B mustaksi sekd paityisi olioon C uudelleen B:n
kautta. Koska olio A on jo virjatty mustaksi, ei sithen endi palata, eiki siivoin tdten

saavuta oliota D, jolloin tdmé& olio D vapautettaisiin virheellisesti.

5.1.2 Riittidvin siivouksen takaaminen

Vahittaista siivousta kiytettiessa on pidettava huoli siitd, etti siivoin siivoaa riittavis-
ti, jotta vapaa muisti ei lopu kesken [22, sivu 184]. Yleinen tapa riittévin siivouksen
varmistamiseksi on se, ettd kdytetddn nk. allokaatiokelloa (allocation clock) |58|. Tél-
16in siivoin tekee joka allokaatiolla ennalta mé&drdtyn verran tyon aina, kun muutin
varaa muistia. Tyon méaédrd on suhteutettava varattavan alueen kokoon. Talla taval-
la voidaan varmistaa se, ettd vaikka muutin varaisi muistia kuinka nopeasti tahansa
siivotaan silti riittavisti.

Jones ja Lins [22] esittavit laskelman, jolla riittavé siivous saadaan taattua. Ole-
tetaan, ettd siivoin jaljittad k tietuetta joka kerta, kun muutin varaa muistia. Lisdksi
keossa on muistinsiivoussyklin alussa L tavua elossa olevia tietueita ja oletetaan, etta
kaikki siivousyklin aikana varatut uudet tietueet viritetddn mustaksi, eiké niitd kiydé
1api kyseisen syklin aikana. Keon maksimikokoa merkitdan M:114, jolloin pitee L < M.
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Nyt kaikki eldvd data on merkattu L/k allokaation jdlkeen, ja merkkausvaiheen jil-
keen keossa on korkeintaan L + L/k elossa olevaa tietuetta. Riittad, etta siivoin jil-
jittdd L(1 4 1/k) tietuetta jokaisella kerralla, kun muutin varaa muistia. Tamé arvo
tuplataan, jos kiytetdan kopioivaa siivointa, joka jakaa keon kahteen puoliavaruuteen.
Lis#ksi k:n arvon on oltava suurempi kuin L(M — L), jotta siivoimen toiminta edistyy
riittdvan nopeasti. On huomioitava, ettd edellé esitetylld tavalla toimivassa vihittaises-
sé siivoimessa uuden tietueen varaamiseen kuluva aika kasvaa lineaarisesti k:n suuren-
tuessa, joten k:n arvo ei saa olla myoskdan liian suuri. Mitd enemmaén ty6ta kullakin
allokaatiolla tehdéén, sitd pidemmén aikaa allokointi kest#a.

5.1.3 Konservatisimi muistinsiivouksessa

Kun muistinsiivousta ei suoriteta yhtend atomisena operaationa on huomioitava muu-
tokset, joita muunnin tekee siivoimelta piilossa. Aikaisemmin kolmivarimerkkauksen
yhteydessé, luvussa 5.1.1, kerrottiin ongelmasta, joka voi syntyd, kun muutin niitd
muutoksiaan tekee. Aivan kaikkia muuntimen tekemis muutoksia ei kuitenkaan huo-
mioda, silld muutokset eivit valttaméatta aiheuta siivoimen virheellisti toimintaa. Muis-
tinsiivouksen yhteydessi konservatismilla (conservatism) tarkoitetaan siivoimen suh-
detta muuntimen tekemien muutosten méasrain [58|.

Siivoimen nidkemd osoittimien muodostama graafi onkin yleensd vain konservatii-
vinen aproksimaatio todellisesta juurijoukon transitiivisesta sulkeumasta [58]. Niilla
eroilla ei ole merkitystd, jos ne eiviat vaikuta siivoimen toimintaan. Siivoin voi het-
kellisesti pitdd kuolleita olioita eldvind, kunhan se ei luule eldvid olioita kuolleiksi.
Vahittaisessa siivouksessa kily yleensi niin, ettd joukko oliota kuolee sen jilkeen, kun
siivoin on merkinnyt ne eldviksi. T#lloin puhutaan lejjuvista roskista (floating garba-
ge). Leijuvat roskat siilyvit hengissi meneillaéin olevasta muistinsiivoussyklistd, mutta
niiden varaama tila vapautetaan seuraavan siivoussyklin aikana. Leijuvat roskat eivit
ole pelkistain vahittidisen siivouksen aikaansaannoksia, silld ikdperustaisissa siivoimis-
sa toimitaan periaattessa samalla tavalla; koska vanhemmissa sukupolvissa ei siivousta
suoriteta usein, kertyy niihin leijuvaa roskaa [22, sivu 186].

Tarkastellaan tilannetta, joka esiintyy kuvassa 5.2. Kuvassa vasemman puoleinen
kaavio kuvaa tilannetta, johon merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimiva muistinsiivoin
inkrementtinsd lopuksi paatyy. Siivoin on virjinnyt sekid tietueen A ettd tietueen C
mustaksi ja tietueen B harmaaksi. Ndiden merkkausten jilkeen suoritusvuoro palaa
muuntimelle, joka muuntaa tietueita siten, ettéd tietueesta B tietueeseen C ei endi ole

yhteytta. Tamaé tilanne on kuvattuna oikean puoleisessa kaaviossa. Koska siivoimemme
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Kuva 5.2: Leijuvat roskat

on konservatiivinen, ei se tatd muutosta huomioi. Muuntimen tekemien muutosten jil-
keen tietue C on edelleen varjattyna mustaksi, vaikka se todellisuudessa onkin kuollut.
Siivoin siis jattda tietueen B vapauttamatta tdmén siivoussyklin aikana, mutta var-
muudella tiedetddn, ettd tietue B vapautetaan seuraavan muistinsiivoussyklin lopuksi.

Leijuvat roskat eivit ole vakavia jirjestelméan toiminan kannalta, mikili muistia vain
on riittava maard. Jarjestelmissé, joissa muistin méidrd on véhiinen, saattaa leijuvien
roskien esiintyminen pakottaa siivoamaan muistia useammin. Mitd konservatiivisempi
siivoimen nakym4 on, sitd enemmén leijuvaa roskaa esiintyy |22, sivu 186]. Mikali sii-
voimen ja muuntimen nikymét halutaan pitdd yhtendisini, pakottaa tidméi siivoimen
huomioimaan pienetkin muuntimen tekemé&t muutokset. Tamé puolestaan aiheuttaa
sen, ettd muuntimen ja siivoimen toiminnat synkronoivien muurien on oltava komplek-
sisia, jolloin jirjestelmén toiminta saattaa hidastua.

Konservatismiin vaikuttaa olennaisesti siivoimessa kiytettavit muurit. Muureista

seka niiden vaikutuksesta konservatismiin kerrotaan tarkemmin seuraavaksi.

5.2 Muurit — siivoimen ja muuntimen synkronointi

Vihittaisen siivouksen yhteydessd, luvussa 5.1, kerrottiin ongelmasta, joka syntyy, kun
siivousta ei suoriteta yhtend atomisena operaationa. Muuntimen ja siivoimen toimin-
ta on talléin synkronoitava. Kolmivéri-invariantin mukaan mustasta oliosta ei saa olla
viitteitd valkoisiin olioihin (kts luku 5.1.1). Kolmivéri-invariantin séilyttamiseksi kéy-
tetddn muureja (barriers), joita on kahta perustyyppié: luku- (read) ja kirjoitusmuu-
ri (write) [58]. Nimet johtavat juonensa siité, ettd lukumuureja kdytetddn osoittimia
luettaessa ja kirjoitusmuureja osoittimien arvoja muutettaessa.

Muurit ovat synkronisointioperaatiota, joiden avulla muunnin aktivoi siivoimen ai-

na ennen kuin se suorittaa osoittimien luku- tai kirjoitusoperaation [58]. Muurit ovat
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muutaman kiskyn mittaisia ja kirjoitusmuurissa ne lisitdin osoittimien arvon muut-
tamisen yhteyteen ja lukumuurissa puolestaan jokaiseen lukuoperaatioon.

Toimiakseen kaikki vihittdin siivoavat siivoimet vaativat joko luku- tai kirjoitus-
muurin, ja joissain tapauksissa on valttdmatonta kidyttdd molemman tyyppisid muu-
reja [58]. Merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimivissa siivoimissa siivoin on suojattava
muuntimen tekemiltd muutoksilta [22, sivu 188]. T&ll6in riittaa, ettd muuntimessa kiy-
tetddn vain kirjoitusmuuria. Kéytettdessa siivoimia, jotka siirtdvit keossa olevia tietuei-
ta, on my0s muunnin suojattava muutoksilta. Talloin tarvitaan joko lukumuuria tai
sekd luku- ettéd kirjoitusmuuria, riippuen kiytettdvin lukumuurin kompleksisuudesta.
Kirjoitusmuurilla suojataan siivoin muuntimen tekemiltd muutoksilta ja lukumuurilla
estetddn muutinta ndkeméstda kopioitujen olioiden vanhoja versioita, jotka sijaitsevat
ldhdeavaruudessa. My6s viitelaskuri toteutetaan kirjoitusmuuria kiyttamaélla; jokainen
osoittimen muutos suorittaa kirjoitusmuurin, joka péivittda laskurin arvon oikeaksi.

Muurien toteutus voidaan hoitaa usealla eri tavalla, muurien kompleksisuudesta
riippuen [58|. Mikéli muurin ohjelmakoodi on tarpeeksi lyhyt, voidaan muuri toteut-
taa sisdisohjelmana, joka on paras vaihtoehto nopeuden kannalta, mutta samalla tdméa
kasvattaa ohjelman kokoa. Vaihtoehtoisesti muuri voidaan toteuttaa tavallisena alioh-
jelmakutsuna. Mikili kidnnosymparisté tukee muistinsiivousta, on mahdollista, etta
kaantaja sijoittaa muurit paikalleen. Muussa tapauksessa voi ohjelmoija joutua hoita-
maan tyon késin.

Vihittéisten siivoimien aiheuttama ohjelman suorituksen hidastuminen ja muistin-
kiyton kasvaminen on riippuvainen kiytetystd muurista, ja etenkin muurin konservatis-
mista, eli siitd kuinka muuri vaikuttaa siivoimen nikeméan osoitingraafin tdsmaéllisyy-
teen [22, sivu 188]. Mitd enemmén ty6td muurissa tehdédén, sitd hitaammaksi ohjelman
suoritus kily, mutta samalla leijuvan roskan méaéra pienenee. Lisdksi muurin implemen-
taatiolla on suuri vaikutus; mikili muuria suoritetaan ehdollisesti, saadaan todennékoi-
sesti suoritukseen kuluvaa aikaa keskiarvoisesti pienennettyi. Talld ei ole merkitysta
reaaliaikajirjestelmissi, silla reaaliaikajirjestelmid toteutettaessa on oletettava, etta
jokainen muurin aktivointi kuluttaa maksimiajan.

Lukumuurien aiheuttamaa hidastusta pidetdéin liian suurena, jotta niiden kiytta-
minen olisi jarkevad |22, sivu 188|. Liséksi Zorn [61] sai mittauksissaan tulokseksi, ettd
osoittimien lukuoperaatiot saattavat viedd 13 - 15 prosenttia ohjelmakoodista. T&lloin
jo seitsemén kiskyn mittainen sisdisohjelmana toteutettu lukumuuri tuplaa ohjelman
koon. Ohjelman paisumisen lisiksi tdmé varmasti aiheuttaa myos suorituksen hidastu-

misen. Lukumuurien hidastavan vaikutuksen vuoksi niitd ei juurikaan kiytetd muualla
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kuin tietoa liikuttavissa siivoimissa, joissa niiden kdyttdminen on pakollista jarjestel-
mén oikeellisuuden takaamiseksi [22, sivu 188|. Lukumuurien kiyttdmistd puolustaa
Johnson [24], joka totetaa, etté laitteistolla toteutetun lukumuurin kiyttdminen ei vai-
kuta huomattavasti muistinsiivoimen vasteaikaan verrattuna kirjoitusmuuriin. Lisdksi
lukumuuria kiytettiessi saadaan parannettua jarjestelman muistikiyttiaytymistéa, jol-
loin virtuaalimuistin vasteajat saattavat parantua.

Kirjallisuudessa muureihin viitataan yleensd joko algoritmeina, kuten Bakerin al-
goritmi, tai muureina, kuten Bakerin lukumuuri. Tdmé johtuu siité, ettd muuriteknii-
kat on alunperin kehitetty tiettyd algorimia varten, josta ne on my6hemmin irroitettu
yleisempéaidn kiyttoon. Seuraavaksi tarkastellaan muureja hieman tarkemmin kirjoitus-

muureista aloittaen.

5.3 Kirjoitusmuurit

Kirjoitusmuurin tehtdvé on estié siivoimen sekoaminen muutimen tehdessid muutoksia
osoitingraafiin [22, sivu 189]. Muutin suorittaa kirjoitusmuurin aina osoittimien arvoja
muutettaessaan. Muurilla estetddn muutinta kirjoittamasta osoitinta mustasta oliosta
valkoiseen.

Wilson [58] jakaa kirjoitusmuurit kahteen ryhméén sen perusteella, kuinka muurit
toimivat: yrittaviatko ne siilyttad alkuperiiset viitteet, vai huomioivatko ne muutokset
osoitingraafissa. Naméa ryhmaét ovat: vedosmuurit (snapshot-at-beginning) ja vihittdisen
paivityksen muurit (incremental update).

Vedosmuureissa estetdin olioiden kuoleminen siivoussyklin aikana [58]. Muistinsii-
vouksen aikana muuntimen vaihtaessa osoittimen arvoa alkuperdinen osoittimen arvo
talletetaan ja tarkastetaan myohemmin. Vedosmuurit ovat erittdin konservatiivisia ja
niitd kiytettdessi jarjestelmadn syntyy paljon leijuvaa roskaa [22, sivu 190|. Vedos-
muurien toiminta voidaan ajatella niin, ettd siivoussyklin alussa vedosmuurit tekevit
osoitingraafista siivoimelle kopion, eiki tiatd kopioita voida endéd muistinsiivoussyklin
aikana muuttaa. Vedosmuurien kiyttidmisessi tulee ottaa huomioon myo6s siivouksen
aikana luotujen tietueiden véari. Koska halutaan, ettd yksikddn olio ei kuole siivous-
syklin aikana véritetddn uudet oliot mustiksi. Néin ollen kaikki muistinsiivoussyklin
alussa elossa olleet oliot sekd siivoussyklin aikan luodut oliot vapautetaan vasta seu-
raavan siivoussyklin aikana, vaikka ne kuolisivatkin kdynnissd olevan syklin kuluessa.
Vedosmuureja kiytettidessd siivoimen nikymé osoitingraafista on yhdistelmé uusista

olioista ja osoitingraafista, joka siivouksen alkaessa oli [58|.
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Kuva 5.3: Muuntimen toiminta kirjoitusmuuriesimerkeissé [22, sivu 189]

Toisin kuin vedosmuureissa, vihittdisen piivityksen muureissa olioiden annetaan
kuolla siivoussyklin aikana [58|. Sen sijaan, ettd alkuperdiset osoittimet sdilytetéén,
vihittdisen paivityksen muureissa reagoidaan muuntimen tekemiin muutoksiin. Muun-
timen kirjoittaessa mustaan olioon osoittimen, joka viittaa valkoiseen olioon virjataan
jompikumpi olioista harmaaksi. Vedosmuureihin verrattaessa vahittdisen paivityksen
muurit ovat vihemmain konservatiivisia; vihittdin paivittdvid muureja kiytettiessa lei-
juvan roskan méérd on pienempi kuin vedosmuureissa [22, sivu 191].

Kuvassa 5.3 on aloitustilanne, jonka valossa kaikki alla esitettdvat kirjoitusmuuri-
implemetaatiot esitetdin. Muuntimen oletetaan muuttavan oliossa A olevan osoitti-
men olioon B. Alkutilanne on havainnolistettuna kuvan vasemman puoleisessa osassa,
ja lopputilanne muuntimen muutosten jilkeen kuvan oikean puoleisessa osassa. Kir-
joitusmuuri aktivoitaisiin tdmén osoittimen muutoksen aikana. Namé esimerkkikuvat

ovat peréisin Jonesilta ja Linsiltd [22].

5.3.1 Yuasan kirjoitusmuuri

Ehkéipa parhaiten tunnetu ja yksinkertaisin vedosmuureista on Yuasan kirjoitusmuu-
ri [58]. Yuasan muurissa toimitaan siten, ettd muuntimen muuttaessa osoittimen arvoa,
alkuperéinen osoitin talletetaan merkkauspinoon, josta se myohemmin jéljitetaan. Tal-
13 tavalla taataan, ettd yksikdén olio ei kuole siivouksen aikana. Yuasan muurissa uudet
oliot varjatadn mustiksi. Tdhdn on kuitenkin pieni poikkeus, silld siivoimen lakaisuvai-
heen aikana uusia olioita ei virjata, mikéli ne sijaitsevat keossa sen kohdan alapuolella,

johon asti ollaan jo lakaistu [22, sivu 191].
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Kuva 5.4: Yuasan kirjoitusmuuri [22, sivu 189]

Bl | |
Kuva 5.5: Dijkstran ym. kirjoitusmuuri [22, sivu 192]

Kuvassa 5.4 on esitetty Yuasan kirjoitusmuurin toiminta. Muuntimen toimiessa ku-
vassa 5.3 esitetylld tavalla Yuasan muurissa toimitaan siten, ettd alkuperiinen osoitin
oliosta A lisdtddn merkkauspinoon ja olio B virjatdin harmaaksi. Myohemmin merk-
kauspinon sisdltdmét osoittimet jaljitetddn, ja olio B seké kaikki sen jalkeldiset merka-

taan ja titen siilytetddn hengissa.

5.3.2 Dijkstran kirjoitusmuuri

Dijkstran ym. [13]| kirjoitusmuuri on konservatiivisin vahittdin paivittdvistd muureis-
ta [22, sivu 192|. Muurissa toimitaan siten, ettd valkoiset oliot, joihin luodaan osoitin
mustista oliosta, varjatdan harmaaksi. Dijkstran muurissa uudet oliot luodaan valkoi-
sina ja ne saattavat kuolla ennen siivouksen lopettamista. Wilson [58] toteaa, ettd
Dijkstran muurin toiminta on helppo todistaa oikeaksi, silld sekd muutin ettd siivoin
kuljettavat harmaata rintamaa eteen péin.
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Kuva 5.6: Steelen kirjoitusmuuri [22, sivu 193]

Dijkstran muurin toiminta on esitettyni kuvassa 5.5. Oliosta A paivitettiva osoitin

olioon C aiheuttaa sen, ettd olio C vérjatdan harmaaksi.

5.3.3 Steelen kirjoitusmuuri

Steelen [52] véhittdin péivittdvissa kirjoitusmuurissa, toisin kuin Dijkstran muurissa,
harmaata rintamaa siirretdan takaisinpdin. Tamé tehdain siten, ettd muuntimen kir-
joittaessa osoittimen arvon yli, merkataan olio, jossa tdmé osoitin sijaitsi, harmaaksi
ja olio painetaan merkkauspinoon. Muuri saattaa vaatia siivointa tarkastamaan uudel-
leen alkuperdisen olion, jossa muutettu osoitin sijaitsee. Harmaan rintaman takaisin-
péin siirtdmisen ansiosta Steelen muuria kiyttavissa jarjestelmésséd ilmenee vihemman
leijuvaa roskaa Dijkstran muuriin verrattuna [22, sivul93|.

Jatkaaksemme esimerkkid, kuvassa 5.6 on havainnollistettuna Steelen kirjoitusmuu-
rin toiminta. Sen jalkeen, kun oliosta A ldhtevéa osoitinta on muutettu, varjitadn olio

A harmaaksi ja se painetaan merkkauspinoon, joka kiydain 1dpi myShemmin.

5.3.4 Nettlesin ja O’Toolen kirjoitusmuuri

Nettlesin ja O’Toolen replikoiva siivoin kdyttda heidén kehittdméainsa kirjoitusmuuria,
jonka ansiosta véihittédin kopioivissa siivoimissa ei tarvitse kdyttaa lukumuuria [39]. Hei-
dédn tekniikassaan siivoimen tehtévané on tehdi tdydelliset replikat ldhdeavaruudessa
sijaitsevista tietueista kohdeavaruuteen. Siivoin kopioi tietueet sellaisinaan ja muunti-
men annetaan tidmén jilkeenkin kdyttda lahdeavaruudessa sijaitsevia kopioita. Muutin
siis ndkee pelkistddn ldhdeavaruudessa sijaitsevat oliot. On mahdollista, ettd muutin

muuttaa lihdeavaruuden tietueita sen jilkeen, kun tietue on replikoitu kohdeavaruu-

ol



Lahdeavaruus Kohdeavaruus

Luku
Muutin | \/

Siivoin

Kirjoitug

Lokitiedot

Kuva 5.7: Netlesin ja O’Toolen kirjoitusmuuri [39]

teen. Muuntimen annetaan tehdd ndma muutokset, mutta samalla ndma muutokset
tallennetaan lokikirjaan.

Ennen muistinsiivoussyklin loppumista siivoimen on kaytiva ldpi kaikki tietueet,
jotka muutoslokikirjassa ovat. Siivoin késittelee muutoslokissa olevan tietueen tarkis-
tamalla, ettd kaikki tietueen jilkeldiset on jo kopioituna kohdeavaruuteen, ja mikali
ndin ei ole, kopioidaan puuttuvat tietueet sinne. Témaén jilkeen siivoin hylkdd kyseisen
muutoslokin tiedot ja siirtyy kisittelemain seuraavaa lokitietoa. Téta jatketaan kunnes
muutosloki on tyhjéi, jolloin siivoussykli lopetetaan. Nettlesin ja O’Toolen replikoivan
siivoimen rakennetta on kuvattu kuvassa 5.7.

Nettles ja O’ Toole [39] sanovat, ettd heidén replikoiva siivoimensa voidaan teoriassa
keskeyttda milloin vain, joten siivointa on mahdollista kidyttda reaaliaikajirjestelmis-
sd, mutta heidén alkuperédinen implementaationsa ei kuitenkaan pystynyt takaamaan
rajattuja suoritusaikoja. Negatiiviseksi asiaksi heiddn muuristaan voidaan mainita se,
ettd muutoslokin yllipitdminen vaatii ylimairiistd muistia, sekd kirjoitusmuurin te-
hokkuus riippuu siitd kuinka tarkasti muutokset lokiin tallennetaan. Mikali tallenne-
taan vain tietue, jota muutettiin, on lokitiedostoon tallennettava vain osoitin tdhan
tietueeseen. Toisaalta tdlloin myos siivoimen on tehtdvd enemmaén t6itd muutoslokia
lapikdydessadn. Toinen daripdd on kirjata lokiin kaikki mahdollinen tieto muutoksis-
ta. Talloin kirjoitusmuurin suoritus on hitaampaa, mutta siivoimen toimintaa voidaan

tehostaa lokia lapikiytaessa.
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5.4 Lukumuurit

Lukumuureja kiytetaan tietoa liikuttavien siivoimien kanssa. T&lloin estetdin muutin-
ta nakemdistd valkoisia olioita [22, sivu 187|. Kopioivissa siivoimissa tdméi tarkoittaa
lahdeavaruudessa sijaitsevia olioita, jotka on jo kopioitu kohdeavaruuteen.

Myos merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimivia vahittéisid siivoimia voidaan toteuttaa
kiyttamalla lukumuureja, mutta tdméa on turhaa, silld merkkaa ja lakaise -tekniikkaan
perustuvat siivoimiet voidaan toteuttaa kiyttamailla pelkistdan kirjoitusmuureja, ja

kuten aikaisemmin todettiin, kirjoitusmuurit ovat lukumuureja tehokkaampia.

5.4.1 Bakerin lukumuuri

Bakerin vahittdin kopioiva siivoin kayttdd lukumuuria, joka estid muutinta nikemésta
valkoisia, ldhdeavaruudessa sijaitsevia olioita [4]. Muuntimen yrittdessi osoittaa lih-
deavaruudessa sijaitsevaan olioon, lukumuuri laukaistaan ja kyseinen olio kopioidaan
valittomasti kohdeavaruuteen, ja muuntimelle palautetaan osoite kopioituun olioon.
Mikali olio, johon muutin yrittda péasta kisiksi, on jo kopioitu, palautetaan osoitin ko-
pioon suorittamatta mitdéin muita toimenpiteitd. Talla tavoin muutin nikee vain koh-
deavaruudessa sijaitsevat oliot, ja harmaiden olioden rintamaa kuljetetaan muuntimen
edelld [22, sivu 203].

Baker kuvaa siivointansa reaaliaikaiseksi silld perusteella, ettd kaikkien muistinsii-
voimen operaatioiden suoritusajat ovat ylhaaltd rajattuja [4]. Bakerin siivointa kéyt-
tavissé jarjestelmissd on kuitenkin mahdollista, ettd muutin suorittaa useita peréttii-
sid osoittimien lukuoperaatioita, jotka vaativat olioiden kopioimisen kohdeavaruuteen.
Koska olion kopiointiin kuluva aika on verrannollinen olion kokoon, saattaa téstd ai-
heutua odottamattomia pysdhdyksia.

Baker antaa ratkaisun myos téhan ongelmaan [4]. Bakerin ratkaisussa isoista olioista
kohdeavaruuteen kopioidaan vain osa, ja kohdeavaruudessa sijaitsevaan olioon aseta-
taan osoitin takaisin lihdeavaruuden alkuperiiseen kopioon. Nyt aina, kun olion tietoja
muutetaan, tarkistetaan onko muutettava olion osa jo kopioituna. Mikali muutettava
osa oliosta on jo kohdeavaruudessa, muutetaan kohdeavaruuden oliota suoraan. Jos
olion muutettavaa osaa ei ole vield kopioitu, muutetaan lihdeavaruudessa sijaitsevaa
olioita. Jones ja Lins toteavat, ettd Bakerin ratkaisussa ongelmaksi tulee se, ettd myos
kaikki olioihin tapahtuvat kirjoitukset vaativat tarkistuksen, joka selvittda muutetaan-
ko oliota lahde- vai kohdeavaruudessa, seki olion tietojen lukemisessa on tarkistettava,

ettd kummasta oliosta tieto luetaan [22, sivu 205].
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Bakerin vihittdin kopioivassa siivoimessa uudet oliot virjatadn mustiksi |22, sivu
203|. T4lla tavoin siivoimen ei néitd uusia olioita tarvitse tutkia, seurauksena leijuvan
roskan maara kasvaa.

Kuten jo aikaisemmin todettiin, lukumuurien kdyttdminen on huomattavasti tehot-
tomampaa kirjoitusmuureihin ndhden. Bakerin muurissa muuntimelle aiheutuu viivés-
tystd ei pelkistddn olioiden merkkaamisesta, mutta myos olioiden kopioimisesta koh-
deavaruuteen. Olion kisittelemiseen kuluva aika vaihtelee sen mukaan, ettd sijaitseeko
olio 1ahde- vai kohdeavaruudessa. Jones ja Lins toteavatkin, ettd Bakerin siivoin epé-

onnistuu reaaliaikavasteiden toteuttamisessa [22, sivu205].

5.4.2 Brooksin lukumuuri

Brooksin [9] lukumuuri on parannettu versio Bakerin muurista. Sen sijaan, etté oliohin
viitattaessa ne kopiotaisiin kohdeavaruuteen, Brooksin muurissa kiytetdan niin sanot-
tua wvdlitysosoitinta (indirection pointer), jota seurataan aina olioihin viitatessa. Vi-
litysosoitin osoittaa olioon itseensid, mikili oliota ei vield ole kopioitu. Mikéli olio on
kopioitu kohdeavaruuteen, on vilitysosoittimen arvona timén kopion osoite.

Kuvassa 5.8 on esitettynd Brooksin lukumuurin toiminta. Kuvan tilanteessa siivoin
on ehtinyt kopioimaan oliot a ja b kohdeavaruuteen. Niiden olioiden lihdeavaruuden
alkuperéisiin versioihin lisdtaén vilitysosoitin kohdeavaruuteen. Téméa vastaa kopioi-
van siivoimen kopio-osoitinta. Kohdeavaruuteen jo kopioituihin olioihin, sekid lihdea-
varuudessa vield sijaitsevaan olioon c lisatdan vilitysosoittimet olioihin itseensi. Aina,
kun muunnin kiyttdd olioita, se seuraa vilitysosoitinta. Yrittdessddn kiyttdd ldhdea-
varuudessa sijaitsevaa oliota a, kdyttaisi muutin todellisuudessa olion a oikeaa kohdea-
varuuteen kopioitua versiota. Toisaalta taas kiyttidessidédn oliota c tai kohdeavaruuteen
kopioitua oliota b, muutin paétyy vilitysosoittimen avulla takaisin siithen olioon, jota

se alunperin yritti kiyttaa.

5.5 Vahittaisia muistinsiivoimia

Tassd luvussa esitetddn muutamia toteutettuja muistinsiivoimia, joiden avulla reaaliai-

kavasteet voidaan toteuttaa.
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Lahdeavaruus Kohdeavaruus

Kuva 5.8; Brooksin lukumuuri

5.5.1 Bakerin Polkumylly ja sen variaatiot

Bakerin Polkumylly (treadmill) [5] on vahittdinen reaaliaikainen merkkaa ja lakaise -
tekniikalla toimiva siivoin. Polkumyllyssid muisti jaetaan palasiin, ja palaset tallenne-
taan sykliseen kahteen suuntaan linkitettyyn listaan. Listassa eri vériset tietueet pide-
tddn yhtendisind jonoina. Polkumyllyssé oliot varitetdan neljalla eri varilld: mustalla,
harmaalla, valkoisella ja kermanvalkoisella. Kuvassa 5.9 on havainnollistettu tata tilan-
netta. Eri viriset segmentit tunnistetaan neljin osoittimen avulla: bottom, top, free ja
scan-osoittimilla. Osoittimet ja virisegmentit ovat jérjestyksessa: bottom-osoitin, ker-
manvalkoinen alue, top-osoitin, harmaa alue, scan-osoitin, musta alue, free-osoitin, val-
koinen alue ja bottom-osoitin. Muistin varaaminen tapahtuu siten, ettd free-osoitinta
siirretddn eteenpéin siten, ettd valkoisesta tietueesta tulee vilittoméasti musta. Muunti-
melle palautetaan osoitin siihen lohkoon, joka varattaessa varjattiin mustaksi. Olioiden
merkkaaminen tapahtuu tutkimalla scan-osoittimen osoittaman olion jélkeldiset. Sen
jilkeen, kun scan-osoittimen alla olevan harmaan tietueen jilkeldiset on siirretty har-
maan alueen loppuun, merkitdin tietue mustaksi siirtdmalla scan-osoitinta takaisinpain
ja nédin merkataan tietue mustaksi. Harmaan tietueen jilkeldisia tarkastastettaessa sel-
laiset tietueet, jotka ovat mustia tai harmaita jitetdan paikalleen ja valkoiset oliot leika-
taan pois paikaltaan ja liitetddn harmaaseen alueeseen, rintamahaussa top-osoittimen
ja syvyyshaussa scan-osoittimen kohdalle.

Muistinsiivoussykli padttyy, kun harmaat tietueet loppuvat, siis silloin, kun scan ja
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free Musta scan

Valkoinen Harmaa

Kermanvalkoinen

bottom top

Kuva 5.9: Polkumylly

top-osoittimet kohtaavat [5]. Siinéd vaiheessa, kun free ja bottom-osoittimet kohtaavat,
ei jaljelld ole kuin kahta virid, mustaa ja kermanvalkoista. Téll6in on suoritettava véirien
vahtaminen. Kermanvalkoisesta alueesta tehdadin valkoinen ja mustasta alueesta ker-
manvalkoinen, lisiksi bottom ja top-osoittimet vaihdetaan keskendin. Tésséd vaiheessa
juurijoukon osoittamat tietueet merkitddn harmaaksi siirtdmaélla ne kermanvalkoisesta
osiosta harmaaseen osioon scan ja top-osoittimien viliin.

Polkumylly on isomorfinen Bakerin vihittdin kopioivan siivoimen kanssa; virien
vaihtaminen vastaa lihde- ja kohdeavaruuksien vaihtamista [5]. Polkumyllya kiytet-
tdessd saavutetaan joitain kopioivista siivoimista tuttuja etuja. Paisiassa tdméa tar-
koittaa sitd, ettd tietueet vapautetaan implisiittisesti, eikd niitd tarvitse erikseen va-
pauttaa [34]. Perinteiseen merkkaa ja lakaise -tekniikkaan etuna on se, etté erillista
merkkauspinoa ei tarvita. Toisaalta jokaisessa tietuessa on oltava kaksi ylima#raista
osoitinta, joilla Polkumyllyn rakennetta yllipidetadn [22, sivu 219].

Bakerin alkuperdinen Polkumylly kiytti apunaan lukumuuria, joka merkkasi oliot
aina, kun niita yritettiin lukea [5]. Lukumuurin ajatuksena oli suojata muutinta siivoi-
men tekemiltd muutoksilta. Jones ja Lins kuitenkin toteavat, ettd koska Polkumylly
ei tietoa liikuta, aiheuttaa lukumuurin kiyttdminen vain turhaa hidastusta, ja tilalla

voidaankin kiyttdd kirjoitusmuuria [22, sivu 220|. Jones ja Lins osaavat kertoa, et-
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td ainakin Wilson ja Johnstone ovat tehneet Polkumyllystd version, jossa kiytetdin
kirjoitusmuuria.

Lim, Pardyak ja Bershad [34] suunnittelivat Polkumyllyyn perustuvan siivoimen,
jossa muistin hyotykiyttoa tehostettaan alkuperdiseen Polkumyllyyn verrattuna. Hei-
dén siivoimessaan olioita varatataan erikokoisissa alueissa, ja kutakin kokoluokkaa hal-
linnoidaan omalla polkumyllylldan. Lisdksi Limin, Pardyakin ja Bershadin siivoin kiyt-
tdd kirjoitusmuuria muuntimen ja siivoimen yhteistyon takaamiseen.

Yhdistdmélla polkumylly ja muistin varaaminen kiinteén kokoisissa alueissa (luku
3.2.1) voitaisiin algoritmin toimintaa tehostaa entisestdéin, silld talloin kaikki varatut
muistialueet voidaan hallinnoida yhdelld ainoalla polkumyllylla. Polkumyllyn operaa-
tiot, joilla tietueiden paikkaa linkitetyssé listassa siirretdéin voidaan helposti toteuttaa
siten, ettd kunkin operaation suorituksella on yliraja [22, sivu 218|. Tadmén ansiosta

algoritmilla voidaan todellakin mahdollistaa reaaliaikavasteet.

5.5.2 Reaaliaikainen viitelaskuri

Ritzau esittad viitelaskurin, joka kykenee tyydyttdméain reaaliaikavasteet [46]. Ritzaun
viitelaskurissa olioiden rekursiivinen vapauttaminen estetddn kiyttamalla piilevdd vii-
telaskuria (deferred reference counting). Piilevéssé viitelaskuritekniikassa olioita ei va-
pauteta suoraan, vaan tietueet, joiden laskurin arvo putoaa nollaksi lisdtdan vapau-
tuslistaan (to-be-freed list). Varattaessa uutta muistia, vapautuslistasta otetaan ensim-
maéinen alkio, ja vasta téssd vaiheessa tietueessa olevat viitteet nollataan. Mikili jokin
nollattavien viitteiden osoittaman olion laskuri saa arvon nolla, lisdtdan tAmé olio va-
pautuslistan alkuun.

Ritzau estdd muistin ulkoisen pirstoutumisen kiyttamalld muistinvarauksessa kiin-
tedn kokoisia alueita, joista isommat tietueet koostetaan aivan kuten luvussa 3.2.1
kerrottiin. Kiintedn kokoisten alueiden kiyttamiselld on my6s toinen myonteinen vai-
kutus, silld Ritzaun tekniikassa kiintedn kokoisten alueiden ansiosta voidaan maarata
ylaraja, joka kuluu olion varaamiseen, siis lohkossa sijaitsevien viitteiden nollaami-
seen ja lohkojen poistamiseen vapautuslistasta. Kiintedn kokoisia alueita kiytettiessa
on jokaisen alueen viitteiden lukumaéaaralla ylaraja, ja tdten myos niiden nollaamisel-
le saadaan laskettua yldraja [46]. Néin ollen uuden tietueen varaamiseen kuluva aika
on riippuvainen siitd kuinka monta lohkoa kyseinen tietue vie. Ritzaun viitelaskurissa
sykliset tietorakenteet siivotaan kdyttden merkkaa ja lakaise -tekniikkaa, joka omalta
osaltaan lisdd muistinsiivouksesta aiheutuvaa hidastusta. Vaikka Ritzaun viitelaskuri

onkin varteenotettava vaihtoehto sovelluksissa, joissa ei syklisia tietorakenteita esiinny,
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ei menetelméstd kuitenkaan ole yleiseksi reaaliaikaiseksi muistinsiivoimeksi.

5.6 Ongelmia vihittaisessa siivouksessa

Vihittéisessé siivouksessa on kaksi suurta ongelmaa, jotka vaikeuttavat sen kiyttami-
seen reaaliaikajirjestelmissd [47|. Ensiksi vaikka yksittdisessi muistinvarauksessa sii-
voukseen kuluva aika on pieni ja rajoitettu, aiheuttavat useat perdkkiiset muistin-
varaukset kokonaisuudessaan pitkdn pysdhdyksen [3]. Tadméa ei tietenkddn ole sallit-
tua reaaliaikajirjestelmissé, joissa vaaditaan lyhyttd vasteaikaa. Taméan lisdksi, jotta
pystytddn takaamaan pieni ja rajoitettu aika, joka yhteen siivousinkrementtiin kuluu,
tarvitaan monimutkainen metriikka, jolla muistinsiivoimen tekeméii ty6td voidaan ar-
vioida. Liian yksinkertaista metriikkaa kiytettdessa saatetaan inkrementeissa suorittaa
liian paljon tyoté sithen ndhden, mitd todellisuudessa tarvitaan. Koska muistia siivo-
taan aina, kun muutin varaa muistia, saadaan helposti todistettua, ettd suoritetaan
riittdva maara siivousta.

Muistinvarauksen jélkeen vihittdin siivoavat siivoimet saattavat saada suoritusvuo-
ron ennen kuin muutin ehtii alustaa varaamansa olion |28|. Mikili varattavaa muistia ei
alusteta, on vaarana se, ettd siivoin kerkedd analysoimaan juuri varatun tietueen ja tal-
16in siivoin saattaa luulla tietuessa olevia vanhentuneita osoittimia kiytdssa oleviksi.
Tastd saattaa aiheutua ylimairiistd leijuvaa roskaa. Jarjestelmén toiminnan takaa-
miseksi muistinsiivoimen on alustettava varattava muisti. Tama voidaan tehdi joko
inkrementaalisesti, jokaisen muistinvarauksen yhteydessd, tai yhtend atomisena ope-
raationa muistinsiivoussyklin lopussa. Atomisena operaationa suoritettavan muistina-
lustuksen on luonnollisesti oltava tarpeeksi nopeaa, jotta jirjestelmén reaaliaikavasteet
saadaan tyydytettyd. Lisdksi kopioivissa siivoimissa muistin alustamattomuus voi ai-
heutua kohtalokkaaksi, silld siivoin saattaa virheellisesti kopioida tietueita ja paivittaa
osoittimia.

Vihittainen siivous ei ole riittdvin tehokasta, jotta tekniikalla saataisiin taattua se,
ettd kaikki reaaliaikatehtivit pystyvit toteuttamaan vasteaikavaatimuksensa. Vahittai-
nen siivous on kuitenkin hyva alku muistinsiivouksen reaaliaikaistamiselle. Seuraavassa
luvussa kerrotaan, kuinka véhittiistd siivousta voidaan parantaa siten, ettd saadaan

toteutettua muistinsiivoin, jolla reaaliaikavasteiden tyydyttdminen ei vaarannu.
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6 Muistinsiivouksen reaaliaikaistaminen

Téassd luvussa esitelldan tekniikoita, joilla muistinsiivous saadaan reaaliaikaistettua.
Tama tapahtuu siirtdmalla vahittdinen muistinsiivous omaksi reaaliaikavasteet omaa-

vaksi tehtaviksi siten, ettd kaikki jirjestelmén tehtdvit saadaan aikataulutettua.

6.1 Reaaliaikaisen muistinsiivouksen vaatimukset

Kasataanpa aluksi edellisten lukujen pohjalta vaatimuksia, jotka reaaliaikaisen muis-
tinsiivoimen tulee toteuttaa. Ndiden vaatimusten lisdksi siivoimen tulee luonnollisesti
toteuttaa myos kaikki tavalliselle muistinsiivoimelle asetetut vaatimukset. Reaaliaikai-

sen muistinsiivoimen lisdvaatimukset ovat:

Vahittaisyys Muistinsiivous tulee toteuttaa vihittaisesti.

Pirstoutumattomuus Reaaliaikajéirjestelmissi muisti ei saa pirstoutua.

Muistin pirstoutuminen voidaan estda kiayttdmaélla joko kopioivaa siivointa tai va-
raamalla muistia vain yhden ennalta méaérdtyn kokoisissa alueissa. Kopioivan siivoimen
kiyttdminen on yleisempéd, silld niiden kiyttdminen sekd eliminoi muistin pirstoutu-
misen ettd pienentdd muistivaraukseen kuluvaa aikaa. Lisdksi tietueiden koostaminen
alueista tuottaa suorituskykyongelmia varsinkin silloin, kun ohjelmat kiyttavit taulu-
koita.

Muistinsiivouksen vihittdisyys on vilttaméaton, jotta siivouksen aiheuttama latens-
si pysyy reaaliaikajérjestelméin kannalta siedettévissé rajoissa. Vihittdinen siivous ei
yksindén ole riittdvad reaaliaikajirjestelmissé, vaikkakin jokaisen muistinsiivoimen al-
keistoiminnon on oltava suoritusajaltaan rajoitettu. Muistinsiivouksen vasteaikojen pa-

rantamiseksi voidaan siirtda siivous omaksi tehtavikseen.

6.2 Samanaikainen siivous

Viahittaisessd siivouksessa muistia siivotaan aina, kun muunnin varaa muistia. Ta4mé&

hidastaa muistin varaamista ja aiheuttaa muuntimelle ylimaaraistd kuormaa. Ndma on-
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gelmat saadaan poistettua, kun muistinsiivous siirretdin omaksi tehtévikseen. Saman-
atkaisella siivouksella (concurrent garbage collection) tarkoitetaan sitd, etta siivointa
ajetaan omana tehtavini jarjestelmén muiden tehtdvien rinnalla [47]. Samanaikainen
siivous perustuu samaan ideaan kuin vihittidinen siivous; siivousta suoritetaan pienissi
inkrementeissi, joiden suoritusaika on lyhyt ja rajattu. Téstd johtuen samanaikaises-
sa siivouksessa on my6s samat ongelmat kuin vihittiisessd siivouksessa muuntimen ja
siivoimen yhteistyon toteuttamisessa. Siivoimen on oltava tietoinen muuntimen teke-
mistd muutoksista ja lisiksi kiytettidessd dataa liikuttavia siivoimia, on myos muutin
suojattava siivoimen tekemiltd muutoksilta.

Erds esimerkki samanaikaisesta siivoimesta on nk. Appel-Ellis-Li siivoin [2]. Hei-
din siivoimensa on kopioiva siivoin, joka toimintoja suoritetaan erillisessi sidikeessa.
Appel, Ellis ja Li kutsuvat siivointaan reaaliaikaiseksi, mutta vaitteelle he eivit anna
mitddn muita perusteita kuin sen, ettd siivousta suoritetaan pienissi inkrementeissa.
Robertz ja Henriksson toteavatkin, ettd tyypillisesti ndiden niin kutsuttujen reaaliai-
kaisten muistinsiivointen yhteydesséi ei anneta mitdan takeita sille, ettd siivoin pystyy
siivoamaan muistia tarpeeksi nopeasti [47].

Henriksson [17] esittéd, ettd samanaikainen siivous on mahdollista toteuttaa siten,
ettd jarjestelmén reaaliaikavasteet saadaan tyydytettya. Talloin siivous joudutaan aika-
tauluttamaan muiden tehtéivien ohella. Aikataulutuksen vaatimuksena on, etti siivoin
saa tarpeeksi suoritusaikaa, jotta jéirjestelmén muisti ei lopu kesken [18]. Muistinsii-
vouksen aikatauluttamiseksi tehtdvané, jolla on reaaliaikavasteet, on tiedettdva muis-
tinsiivoimen WCET-arvo [29]. Muistinsiivoimen WCET-arvoon vaikuttaa padasiassa
elossa olevan datan mééiréi, silli siivoimen vasteaikaan vaikuttaa se kuinka paljon tyota
on tehtdvd. Merkkaa ja lakaise -tekniikassa elossa oleva data vaikuttaa WCET-arvoon,
koska siivoimen on merkattava kaikki elossa olevat tietueet. Tdmén lisdksi merkkaa
ja lakaise -tekniikassa siivoimen vasteaikaan vaikuttaa myos keon koko, silld merkkaa-
misen jalkeen on muisti vield lakaistava. Kopioivissa siivoimissa WCET-arvon méairai
elossa olevan datan méaara, tarkemmin ottaen elossa olevan datan kopiointiin kuluva
aika. Lisdksi on tiedettdvd tehtdvien muistinallokointinopeus, eli se kuinka nopeasti
muistinsiivous on saatava valmiiksi, jottei muisti padse loppumaan. Aivan kuten reaa-
liaikajérjestelmin muutkin tehtdvit, samanaikainen siivous voidaan suorittaa siikeen4,

prosessina tai vuorottaisrutiinina.
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6.3 Muistinkayton analysointi

Tehtavien muistinkdyton analysointi voidaan jattad joko ohjelmoijan harteille, tai ana-
lyysi voidaan automatisoida. Seuraavissa luvuissa esitetdin muutama tapa, jolla eldvan
datan maaraa voidaan arvioida. Arvioinnissa on tiarkedd, ettd saatu arvio on vahintdan
yhtd suuri kuin mité todellinen eldvin muistin méaara. Liian pienelld arviolla muistin-
siivoin ei vilttdmatta saa tarpeeksi aikaa, jotta siivous saadaan toteutettua. Toisaalta
myos liian suuret arviot vaikuttavat jirjestelmén toimintaan, silld talloin siivoin saat-
taa saada paljon enemmaén suoritusaikaa kuin mité todellisuudessa olisi tarpeen. Taméa
saattaa vaikuttaa jarjestelmén tehokkuuteen ja vaikeuttaa muiden tehtédvien suoritta-

mista.

6.3.1 Yksinkertainen analyysi

Yksinkertainen metriikka, jolla eldvistd datasta saadaan ylimalkainen estimaatti, on
kiyttdd oletusta, ettd kaikki osoittimet viittaavat uniikkiin olioon [41|. T4lld metriikalla
saadaan mahdollisimman pessimistinen arvio elavin datan méaarasta, silld suurempaa
arvoa ei todellakaan voida saavuttaa.

Yksinkertaisella metriikalla on kolme ongelmaa, jotka vaikeuttavat sen kiyttod ja
vaaristavat tuloksia. Namé ongelmat ovat: rekursiiviset tietorakenteet, olioiden alia-
sointi, sekd oliopohjaisissa kielissa lisiksi perinta ja virtuaaliset metodit [41].

Rekursiivisissa tietorakenteissa ongelmaksi muodostuu se, ettd ilman lisdinformaa-
tiota on mahdotonta méa#rittaa kuinka paljon dataa rakenteessa todellakin on [41].
Reaaliaikajdrjestelmissd tdmé ei kuitenkaan ole ongelma, silld rekursiivisten rakentei-
den syvyys on oltava rajoitettu, jotta rakenteen kisittelemiseen kuluva aika saadaan
madritetyksi.

Olioiden aliasoinnilla tarkoitetaan sité, ettd kaikki osoittimet eivét osoita uniikkiin
olioon, vaan useat osoittimet voivat osoittaa samaan olioon [41]. Talléin todellinen
muistinkdytto on huomattavasti vihdisempéaa kuin varovainen arvio siité, ettd jokaisen
osoittimen pédssa on uniikki olio.

Oliopohjaisissa kielissd on huomioitava se, ettd yliluokan tyyppinen osoitin voi to-
dellisuudessa osoittaa aliluokan instanssiin, jolloin osoitin saattaa osoittaa suurempaan
tietomaaraan kuin mitd sen tyyppi antaisi ymmaértdd [41]. Lisaksi virtuaalimetodeis-
ta el voida varmasti tietdd mitd metodia kulloinkin kutsutaan, joten on varaudutta-
va siihen, ettd virtuaalimetodikutsuissa analyysi tehddin sen metodin mukaan, jonka

muistinkdyttd on suurin. Oliokielissi, joissa sallitaan moniperinta, ongelma on vieldkin
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int *p, *q;
int i = 5;
p = &i;
qQ=7"p;

Kuva 6.1: Eldvin muistin analysointi

vaikeampi, silld talloin on periaattessa mahdollista, ettd osoitin sisdltad viitteen oman
tyyppiseen olioon tai johonkin aliluokkansa instanssiin ja lisdksi vield tdmé instanssi
vol moniperinnan vaikutuksesta sisaltdd myos muita luokkia, jotka eivit ole relaatiossa
osoittimen tyyppiin.

Tarkastellaan lyhyttd C-kielistd esimerkkié, joka on kuvassa 6.1. Kyseisessd 1dh-
dekoodissa on esiteltyna kaksi int-tyyppistd osoitinta p ja q, sekd yksi int-tyyppinen
muuttuja i. Kayttdmalld edelld esitettyd konservatiivista metodia saadaan eldvin muis-
tin méariksi 3-sizeof(int), liséiksi on tietysti huomioitava osoittimien vievi tila. Koodis-
ta kuitenkin selvisti ndhdéén, ettd todellinen eldvin muistin mééra on sizeof(int). Kéy-
tetylla metriikalla saadaan estimaatti, joka on selvésti liian suuri. Estimaatin suuruu-
della on vaikutusta muistinsiivoimelle annettavaan prosessoriaikaan, joten liian suuren
estimaatin kiyttdminen pakottaa varaamaan muistinsiivoimelle enemmaén aikaa kuin
mitd se todellisuudessa tarvitsee, ja néin prosessorin hydtykuorma laskee. Tarvitaan

siis parempia metriikoita elavin datan mairin maaraamiseksi.

6.3.2 Rekursio ja redundantit osoittimet

Persson esittaé tekniikan, jolla rekursiosta ja osoittimien aliasoinnista aiheutuvat on-
gelmat saadaan korjattua [41]. Persson jakaa osoittimet neljaéin kategoriaan: juuri (ent-
ry), linkki (link), redundantti (redundant) ja yksinkertainen (simple). Juuri-osoittimet
ovat Perssonin jaossa sellaisia osoittimia, jotka ovat tietorakenteiden aloituspisteité,
kuten esimerkiksi linkitetyn listan ensimmaéinen alkio. Linkki-osoittimet ovat sellai-
sia, jotka tuottavat tietorakenteisiin rekursiota, esimerkiksi linkitetyn listan seuraavaa
solmua osoittavat osoittimet. Redundantit osoittimet ovat viitteitd sellaisiin olioihin,
joihin on viite osoittimesta, joka ei ole redundantti. Tallainen osoitin on esimerkiksi
kahteen suuntaan linkitetyn listan solmun edeltdjdin osoittava osoitin. Redundantit
osoittimet eivit vaikuta eldvin muistin maarain, ja ne voidaan analyysissi sivuuttaa,
siis ne ovat edelld mainittuja osoittimien aliaksia. Yksinkertaisilla osoittimilla Person

tarkoittaa osoittimia, jotka viittaavat tietueisiin, jotka eivit ole rekursiivisia.
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struct element {
int data;
element *next;
element *prev;

}

Kuva 6.2: Rekursiivinen rakenne

Osa osoitintyypeistd voidaan konservatiivisella arvioinnilla tunnistaa automaatti-
sesti [41]. Osoittimet rekursiivisiin olioihin ovat joko juuria tai linkkejd ja osoittimet
olioihin, jotka eivit ole rekursiivia ovat yksinkertaisia. Redundanttien osoittimien tun-
nistaminen ja rekursiivisten rakenteiden maksimisyvyyden méairdamista ei kuitenkaan
voida automaattisesti tehda.

Tarkastellaan ongelmaa esimerkin valossa. Kuvasssa 6.2 on Perssonin esimerkkié
mukaillen toteutettu rekursiivinen tietue, jolla voidaan toteuttaa esimerkiksi kahteen
suuntaan linkitetty lista tai bindaripuu. Tdmén rekursiivisen rakenteen maksimisy-
vyytta ei voida C-kielisestd tietuemadrittelystd arvata, vaan on varauduttava paitty-
méttoméan rekursioon. Témaé ei kuitenkaan reaaliaikajérjestelmissa ole sallittua, silla
rakenteen kisittelyyn kuluva aika ei télloin ole rajattu [41]. Jos tiedetddn, ettd kuvas-
sa 6.2 esitetylld tietueella toteutetaan kahteen suuntaan linkitetty lista, jossa next-
osoittimella viitataan listan seuraavaan alkioon ja prev-osoittimella listan edelliseen
alkioon. T4ll6in myo6s tiedetddn, ettd prev-osoitin on redundantti. [lman lisdinformaa-
tiota prev-osoittimen redundanttisuudesta lista on mahdotonta erottaa binddripuusta.

Persson [41] esittdd, ettd analyysin helpottamiseksi ohjelmoija voi tuottaa lisdin-
formaatiota selittamélla lahdekoodistaan sellaisia osioita, joita ei suoralla analyysil-
la voida tunnistaa. Nama selitteet lisdtddn ohjelman kommentteihin ennalta maarat-
tyd syntaksia kiyttden. Kuvassa 6.3 on esitettyné rekursiivinen tietue Perssonin selit-
teilld siten, ettd tietueella toteutetaan kahteen suuntaan linkitetty lista. path-bound-
selitteellda kerrotaan rekursiivisen rakenteen maksimisyvyys, joka tassi tapauksessa on
50 tietuetta. Selitteelld redundant ilmaistaan, ettd kyseinen osoitin on redundantti.
Poistamalla redundantit osoittimet analyysista saadaan eldvin datan estimaattia tar-
kennettua huomattavasti. Pelkistdan kahteen suuntaan linkitettyd listaa kiytettiessa
putoaa estimaatti puoleen siitd mita se olisi luvussa 6.3.1 esiteltyd pessimististéd esti-
maattia kiytettiessa.

Néiden selitteiden avulla Persson [41] esittdé tekniikan, jolla eldvin muistin maara

voidaan rekursiivisesti arvioida. Hanen tekniikassaan lasketaan eldvan datan maara si-
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struct element /*$ path-bound 50 */ {
int data;
element *next;

element *prev; /*$ redundant */

Kuva 6.3: Selitykset Perssonin tekniikalla

ten, ettd kaikissa rekursiivisissa rakenteissa oletetaan olevan maksimiméara tietueita.
Lisdksi hénen artikkelissaan esitetddn tapa, jolla myos perinnasta aiheutuvat ongelmat
saadaan hoidetuksi, mutta tdhén ongelmaan ei téssd tutkielmassa tarkemmin tutustu-
ta.

6.3.3 Allokaatioon perustuva analyysi

Kim, Chang ja Shin [29] esittdviit toisenlaisen metriikan, jolla elossa olevan datan
méidradéd voidaan estimoida. Heiddn metriikkansa perustuu periodillisten tehtédvien yh-
den periodin aikana varaaman muistin méafrin arvioimiseen, seki tehtivien keskiniisen
toiminnan analysointiin. Kim ym. jakavat keosta varattavat tietueet kahteen ryhméan:
globaaleiksi ja lokaaleiksi tietueiksi. Lokaalit tietueet ovat sellaisia, joita voi kisitella
vain se tehtédvi, joka tietueen varasikin. Globaalit tietueet ovat kaikkien tehtévien kiy-
tossd. Heiddn menetelménsé perustuu aikaisemmille tutkimuksille siité, ettd globaalien
tietueiden méaard pysyy kutakuinkin vakiona ja lokaalien tietueiden mé&ara vaihtelee
kunnes muistinsiivous suoritetaan. Heidin menetelméssidin keskitytddn tutkimaan lo-
kaalien tietueiden maarai. Tarkemmin sanottuna lokaalin datan maksimiméairan ar-
viointiin.

Kim ym. [29] suorittavat analyysinsi perustuen sille, ettd tehtévit voivat olla joko
aktiivisia tai inaktiivisia. Aktiiviset tehtavit ovat sellaisia, jotka ovat joko suorituksessa
tai niiden suoritus on estettynd. Muuten tehtidva on heiddn analyysissddn inaktiivinen.
Kaikkien tehtdvien oletetaan olevan periodillisia. Elavin muistin maara vaihtelee teh-
tédvin periodin aikana, mutta stabiloituu periodin péattyessi. Analyysissddn Kim ym.
madrittelevat aktiivisen tehtdvin eldvin muistin méiriaksi tehtdvin periodinsa aikana
varaaman muistin miarin suurimman mahdollisen arvon. Tdmé tarkoittaa tehtévin
pahimman mahdollisen muistinvarauksen méaras, jota he merkitsevit A;:ll14. Inaktii-
visilla tehtévilld eldvin muistin méardksi asetetaan A; kerrottuna vakiolla v;, joka saa

arvon vililtd 0 ja 1. Vakiolla ~; tarkoitetaan elossa olevaa osaa A;:n varaamasta muis-
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tista, kun tehtdvd on inaktiivinen. Sen kuinka arvot A; ja ~; 16ydetddn, Kim et al.
sivuuttavat.
Kimin, Changin ja Shinin menetelméssé lokaalin datan maksimiarvoksi (Lj.;) saa-

daan

Lmax = max( Z Az + Z Vi Aj), (61)

M; aktiivinen M inaktiivinen
jossa joukolla M; aktiivinen tarkoitetaan aktiivisia tehtdvid ja joukolla M; inaktiivinen
inaktiivisia tehtavid. Kaavan triviaaliseksi ylarajaksi saadaan

Luax = XH:A,.. (6.2)
=1

Téssa n:lla tarkoitetaan tehtdvien lukumé&araa. Tama triviaali maksimi tarkoittaa sité,
ettd kaikki tehtavit ovat aktiivisia, jolloin korkeimman prioriteetin omaamaa tehtavia
suoritetaan ja kaikkien muiden tehtédvien suoritus on estettyni. Kim ym. [29] totea-
vat, ettd tdmaé triviaali yldraja on liian pessimistinen ja esittdvit kolmekohtaisen me-
netelmén, jolla arvoa saadaan pienennettyi. Tamé menetelmé kuuluu paipiirteissdan
seuraavasti: Aluksi kaikille tehtéville lasketaan aktiivisuusajat (active windows). Ak-
tiivisuusajoilla tarkoitetaan niitd aikoja, jolloin prosessi on aktiivinen. Tamén jilkeen
prosesseille etsitdédn transitiiviset keskeytysikkunat (transitive preemption window). Ta-
mé tarkoittaa sitéd, ettd etsitddn kaikki ne kombinaatiot, joilla tehtidvit estdvit tois-
tensa suorituksen, ja nédin saadaan tietoon kaikki kombinaatiot aktiivisista ja inaktiivi-
sista tehtavistd. Tamaén jalkeen kullekin keskeytysikkunalle lasketaan sivulla 65 olevan
kaavan 6.1 mukainen lokaalin datan maksimiarvo. Transitiivisista keskeytysikkunoista
valitaan kiytettdviksi se, jolla saadaan suurin arvo Lp.y:lle.

6.4 Muistinsiivouksen aikataulutus

Kun tehtédvien muistinkdyttd on saatu analysoiduksi, voidaan muistinsiivousta yrittaa
aikatauluttaa. Seuraavaksi esitetdéin menetelmi, joita aikatauluttamiseen on kiytetty.
Aikataulutus voidaan tehdé joko tyon tai ajan perusteella. Aikataulutettaessa siivousta
tyon perusteella reagoidaan muuntimen muistinvarauspyyntéihin periaatteessa samalla
tavalla kuin vahittiisessd siivouksessa. Ajan perusteella aikataulutettaessa muistinsii-

vous aikataulutetaan siten, ettd muistinsiivoussykli pdattyy tiettynd ajanhetkena.
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Korkea prio. Korkea prio. Korkea prio.
Siivoin Siivoin Siivoin
‘ Alhainen / siivous

0t rrrr

0 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14

Kuva 6.4: Henrikssonin menetelméa

6.4.1 Henrikssonin osittain samanaikainen siivous

Henriksson [17] esittdé aikataulutusanalyysin, joka perustuu varattavan muistin méé-
radn aivan kuin vahittéisen siivouksen tekniikat. Muistinsiivoimen reagoidessa muunti-
men tekemiin muistinvarauksiin ongelmaksi muodostuu se, ettd muuntimen muistinva-
raukset voivat tapahtua purskeisesti, jolloin kasaantuvat muistinsiivouksen toiminnot
saattavat hidastaa muutinta niin paljon, ettd reaaliaikavasteita ei saada tyydytetyksi.
Henriksson toteaa, ettd muistinsiivoustyota ei saisi tehda laisinkaan silloin, kun korkean
prioriteetit prosessit ovat suorituksessa [18]. Muistia on kuitenkin siivottava riittavil-
14 nopeudella, jotta jirjestelmén muisti ei pddse loppumaan. Henrikssonin tekniikassa
muistinsiivoimen annetaan jaadi jilkeen korkean prioriteetin prosessien suorituksen
aikana, mutta siivoin ottaa aikataulunsa kiinni valittémasti korkean prioriteetin pro-
sessien suorituksen jalkeen.

Henrikssonin [17]| tekniikassa jarjestelmén tehtévit jaetaan kolmeen prioriteetti-
luokkaan: korkean prioriteetin prosesseiksi, muistinsiivousprosessiksi ja alhaisen priori-
teetin prosesseiksi. Siis tehtavi, joka siivoaa muistia, on prioriteetiltdin korkean priori-
teetin prosessien ja alhaisen prioriteetin prosessien vilissi. Prioriteettiluokkien sisélla
tehtavilld voi olla liséksi keskindinen prioriteettijarjestys. Kuvassa 6.4 on havainnollis-
tettu Henrikssonin mentelmén prosessijakoa. Korkean prioriteetin prosessit suoritetaan
ilman hairi6ta siivoimelta ja vilittomésti ndiden prosessien suorituksen jilkeen siivo-
taan muistia sen verran kuin korkean prioriteetin prosessien muistinvaraukset vaativat.
Jéljelle jaava aika annetaan alhaisen prioriteetin prosessien kiyttoon, jotka suorittavat
muistinsiivousta vahittiisesti jokaisen muistinvarauksensa yhteydessi. Siivoimen toi-
minnasta johtuen Henriksson kutsuu menetelméénsé osittain samanaikaiseksi (semi-
concurrent).

Henriksson [17] toteuttaa kopioivan siivoimen, jossa kiytetdan Brooksin lukumuu-
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Kuva 6.5: Keko Henrikssonin menetelméassa

ria (kts luku 5.4.2), mutta toteaa, ettd analyysia voitaisiin kiyttdd my6s merkkaa ja
lakaise -tekniikalla toimivien siivoimien kanssa. Kopioivaa siivointa kiytettdessid on
mahdollista, ettd jarjestelmé lukkiutuu, jos elossa olevia tietueita ei kopioida kohdea-
varuuteen riittavalla nopeudella verrattuna muuntimien allokointinopeuteen [18]. Ha-
nen tekniikassaan alhaisen prioriteetin prosessit ovat velvollisia suorittamaan riittdvan
siivouksen itse, mutta korkean prioriteetin prosessit varaavat muistia ennen kuin sii-
vous suoritetaan. Ongelmaksi osoittautuu se, ettd mikali korkean prioriteetin prosessi
saa suoritusvuoron muistinsiivoussyklin lopussa, ei vilttdméatta ole tarpeeksi vapaata
muistia, jotta korkean prioriteetin tehtivin muistinvaraustarve saadaan tyydytettya.
Henriksson ratkaisee ongelman silld, ettd kohdeavaruudesta varataan tietty osa pel-
kastaan korkean prioriteetin prosessien kiyttoon. Tata korkean prioriteetin prosessien
kiyttoon varattavaa muistialuetta Henriksson merkitsee Mpy:114.

Kuvassa 6.5 on kuvattuna keko, joka Henrikssonin tekniikassa on kiytossi. Koska
kiytossd on kopioiva siivoin, siivoamiseen kuluva aika on verrannollinen eldvin datan
méadrddn. Tarkemmin sanottuna eldvin datan maksimi méadrdan. Tatd maarad merki-
tdan L,,q.:11a. Jos kohdeavaruuden koko on S, talloin vapaan muistin maérd muistinsii-
voussyklin alussa on F' = S — Ly,45 — Mp,. Siivoimen on saatava tarpeeksi suoritusaikaa,
jotta siivoussykli saadaan padtokseen ennen kuin vapaa tila F' on kulutettu loppuun.
Kuvassa FE:lld merkitddn kopioitujen tietueiden maarida ja A:lla muistinsiivoussyklin
aikana varatun muistin maaraa.

Varsinainen muistinsiivouksen aikataulutus on Henrikssonin [18] tekniikassa kaksi-
vaiheinen. Ensimmaisessd vaiheessa analysoidaan, voidaanko korkean prioriteetin pro-
sessit aikatauluttaa. Tdma aikataulutusanalyysi tehdain RMA:n perusteella (kts luku
2.3.4). Jos korkean prioriteetin tehtivii ei saada aikataulutettua, ei jirjestelmé ole kiyt-

tokelpoinen, eiki talloin muistinsiivouksen aikataulutuksesta tarvitse huolehtia. Muis-
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tinsiivouksella on hieman vaikutusta korkean prioriteetin prosesseihin, silld siivouksen
kiytosta aiheutuu se, ettd siivointehtidvin ja korkean prioriteetin prosessien synkroni-
sointiin kdytettdvi muuri kasvattaa muutintehtidvien maksimisuoritusaikaa. Lisdksi on
mahdollista, etta jarjestelméssd ilmenee hieman enemman latenssia. Jos korkean prio-
riteetin tehtivit saadaan aikataulutettua, voidaan alkaa tutkimaan saadaanko myos
muistinsiivous aikataulutettua.

Henrikssonin [17] analyysi perustuu sille, ettd joka kerta, kun korkean prioritee-
tin prosessi, jonka periodi on T;, suoritetaan, oletetaan tehtdvin suoritukseen kuluvan
maksimiajan C;. Télld suorituksella prosessi suorittaa muistitoimintoja, jotka vaativat
sen, ettd siivoustyotd on pahimmassa tapauksessa suoritettava G; yksikkod. Henriks-

sonin tekniikassa muistinsiivoimen vasteaika (Rgc) lasketaan rekursiivisella kaavalla

Ry = i di—ﬂ (Ci + Gi)). (6.3)

i=1
Kaavassa N:11a tarkoitetaan prosessien lukuméérdé. Kaavasta 6.3 saadaan Ry, ratkais-

tua sijoittamalla rekursioon
N
R). =) C. (6.4)
i=1

Jos muistinsiivous on mahdollista aikatauluttaa, kaava 6.3 konvergoi [17]. Tamé& on
helppo havaita, silld rekursion kaksi peridkkiistd arvoa ovat téllin yhtd suuret. Hen-
riksson todistaa, ettd muistinsiivoimen suoritusajan maksimin tulee olla pienempi tai
yhta suuri kuin korkeaprioriteettisten prosessien periodien pienin yhteinen jaettava
(least common multiple) pyj (T3, ..., Tn). Tamé todistus perustuu samaan ideaan kuin
RMA, silld aikataulutuksessa pahin mahdollinen tilanne tapahtuu silloin, kun kaikki
tehtiavit vapautetaan saman aikaisesti. Tama tilanne toistuu valttdméttd, kun aikaa
on kulunut pyj(73, ..., T,) yksikkoa. Mikéli muistinsiivoussyklia ei timén ajan kulues-
sa saada valmiiksi, ei myOskdan seuraavassa téllaisessa periodissa ole riittévasti aikaa
muistinsiivouksen suorittamiseen. Niin ollen tekem&ton muistinsiivoustyé kumuloituu.
Téaten rekursion konvergoimattomuus havaitaan, jos yksikin rekursion 6.3 arvo saa suu-
remman arvon kuin pyj(71, ..., T5,).

Sen jilkeen, kun muistinsiivoimen maksimisuoritusaika on saatu laskettua, voidaan
laskea tila, joka korkean prioriteetin prosessien muistinvaraukselle on varattava. Va-
rattavaa tilaa Henriksson merkitsee Mj,:1l4. Tamén muistialueen koko saadaan ker-

tomalla prosessin maksimi muistinvaraustarve (A;) kerrottuna mahdollisten prosessin
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suoritusten, jotka voivat tapahtua muistinsiivousyklin aikana, ma&ralla [18]

My, = ZN: ﬁﬂ A; (6.5)

=1

Henrikssonin menetelmélld voidaan taata, ettd korkeaprioriteettiset tehtévéit pys-
tyvit toteuttamaan reaaliaikavasteensa [47]. Liséksi tdmén analyysin avulla tehtévit
on mahdollista aikatauluttaa kiyttden kiintedn prioriteetin aikataulutusmenetelmia.
Menetelméssd on myoOs haittansa, silla sen avulla ei pystytd takaamaan, ettd alhai-
sen prioriteetin prosessit saavat suoritusaikaa, eikd menetelmé suoranaisesti sovellu
EDF:114 aikataulutettaviin jarjestelmiin. Menetelmén heikkoudeksi voidaan sanoa se,
ettd menetelmin muistinsiivousnopeus on riippuvainen varattavan muistin mairasta,
eli siivous aikataulutetaan allokaation perusteella ja siivoussykli paditetddn tietyn allo-
kaatiomaarin jalkeen.

6.4.2 Robertzin ja Henrikssonin ajastettu muistinsiivous

Vaikka Henrikssonin menetelméssd voidaankin taata korkeaprioriteettisten prosessien
vasteajat, perustuu menetelmé siihen, ettd siivoimen annetaan reagoida muuntimien
tekemiin muistinvarauksiin. Lisdksi muistinsiivoustehtavi aikataulutetaan siten, etta
siivousta suoritetaan vilittomasti korkeaprioriteettisten prosessien suorituksen jélkeen.
Robertz ja Henriksson [47| esittévit menetelmén, jolla muistinsiivous voidaan todella-
kin aikatauluttaa yhdessd muiden jirjestelméin tehtivien kanssa. Menetelmai kutsu-
taan ajastetuksi (time-triggered) muistinsiivoukseksi. Myos Robertzin ja Henrikssonin
menetelma toimii osittain samanaikaisesti; prosessit on jaettu kolmeen prioriteettiluo-
kaan: korkeaprioriteettisiin prosesseihin, muistinsiivousprosessiin ja alhaisen prioritee-
tin prosesseihin. Alhaisen prioriteetin prosessit suorittavat muistinsiivousta vihittéi-
sesti.

Ajastetussa muistinsiivouksessa muistinsiivousprosessi aikataulutetaan siten, etta
muistinsiivoussykli péaéttyy tiettynd ajanhetkend [47]. T&lloin tarvitaan arvio muis-
tinsiivoussyklin pituudelle, silld sykli on saatava padtokseen ennen kuin jirjestelmén
muisti loppuu. Tamén arvion on oltava joko taysin oikea tai hieman konservatiivinen.
Robertz ja Henriksson todistavat, ettd muistinsiivoussyklille saadaan laskettua yliraja,
jolla voidaan taata, ettd jarjestelman muisti ei lopu kesken. Heidédn yliarajansa on

M_Lma.x
Tge < % _ ZjePAj

ZjeP fj 'Aj

(6.6)
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Kaavassa kiytetdan seuraavanlaisia merkintdja: M on keon koko, L., eldvin datan
maksimimééré, P kaikkien prosessien joukko, f; prosessin j taajuus sekd A; prosessin
j periodin aikana varaaman muistin madrd. Taémé analyysi ottaa huomioon leijuvan
roskan tuomat ongelmat.

Kun siivoussyklille ollaan laskettu yliraja, voidaan siivouksen aikataulutusta alkaa
miettimaén. Kiintedn prioriteetin aikataulutuksessa, kuten RMA:ssa (luku 2.3.4), kor-
keaprioriteettiset prosessit saavat suoritusvuoron ennen alhaisen prioriteetin prosesseja.
Talloin on pidettdva huoli siitd, ettd muistinsiivousprosessi ei kuluta kaikkea proses-
soriaikaa, jota voitaisiin antaa my0s alhaisen prioriteetin prosessien kiyttoon. Tasta
syystd muistinsiivoimen ty0 on jaettava tasaisesti koko muistinsiivoussyklin ajalle ja
siivoimen lopetettava inkrementtinsé, kun inkrementin aikana muistia on siivottu riit-
tavésti [47]. Télloin on oltava metriikka sille kuinka paljon muistia on siivottu. Luon-
nollisesti on taattava, ettd muistinsiivoussykli saadaan lopetettua ennen kuin Tg¢ on
kulunut. Robertz ja Henriksson toteavat, etti siivoimen on pidettava huoli siité, etta

muistinsiivousta varten tehdylle tyolle péatee

t—1t
w > Whax e, 6.7
s W o7

Tassa kaavassa w:lla tarkoitetaan yksittdisten siivousinkrementtien aikana tehtya tyo-
td, Whax:lla siivousyklin kokonaistyomaéraé, ¢:114 nykyistd ajanhetked ja t.s:114 muis-
tinsiivousyklin alkamisaikaa.

EDF-aikataulutuksessa (kts. luku 2.3.6) muistinsiivous voidaan aikatauluttaa suo-
raan siivousyklin aikarajan perusteella, mutta alhaisen prioriteetin prosessit tuottavat
EDF-aikataulutukseen ongelmia, silla EDF-menetelméllé ei voida aikatauluttaa sellai-
sia tehtdvidn, joille ei ole méarittyna takarajaa [47]. Robertz ja Henriksson kuitenkin
esittavit, ettd tdmé ongelma voitaisiin ratkaista kdyttdmalld tasaisen kaistanleveyden
palvelimia (Constant Bandwidth Servers), joille annetaan prioriteetit. Koska asia ei

varsinaisesti tutkielman aihepiiriin liity, sivuutetaan sen kisittely.

6.4.3 Kimin, Changin ja Shinin aikataulutusmenetelmi

Robertzin ja Henrikssonin [47] menetelméssé siivousprosessia ajetaan periodisena pro-
sessina, ja siivoin saa suoritusaikaa ennaltamiaratysti, vaikka ei tiatd aikaa kayttai-
sikddn. Kim, Chang, Kim ja Shin [28] esittavdt mallin, jossa muistinsiivous ajetaan
asynkronisena prosessina, jolloin siivous kidynnistetddn vasta, kun sitd todella tarvi-

taan.
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Kimin ym. [28] menetelmd kdyttdd modifioitua Brooksin lukumuuriin (kts. luku
5.4.2) perustuvaa kopioivaa siivointa. Heidén kirjoitusmuurissaan osoittimien muutok-
set aiheuttavat toimenpiteitd, mikili muutos koskee kohdeavaruuteen kopioidun tietu-
een osoitinta. Téll6in muutoksesta tehdadn nk. pdivitysmerkintd (update entry), mikili
osoittimen uusi arvo osoittaa lahdeavaruuteen. Paivitysmerkinté on tietue, jossa siily-
tetddn tieto siitd, mikd kohdeavaruuden tietue on muuttunut ja miki tietueen kentté
oli muutoksen kohteena. Muistinsiivoussyklin lopussa siivoin kily ndma paivitysmerkin-
nat lapi ja tutkii muutetut kentdt uudelleen. Heidén kirjoitusmuurinsa on periaatteessa
muunnelma Nettlesin ja O’Toolen kirjoitusmuurista (kts. luku 5.3.4).

Kim ym. [28] toteavat, ettd heidin menetelméssidn siivoimen suurin mahdollinen
suoritusaika riippuu neljan tekijin summasta: juurijoukon maksimikoosta (RS), eli-
vin datan maksimimaarastd (Lmax), paivitysmerkintojen maksimiméaérasti (¢) ja jéir-
jestelman muistintarpeesta (M). Lisdksi jokaisella nidistd tekijoistd on kerroin, jonka
arvo riippuu jarjestelmén ympéaristosta, kuten laitteistosta, kiyttojarjestelmésti seka
kiytetystd kadntajastd. Naiden kertoimien arvojen loytdmiseen he eivit anna mitdan
tarkkaa analysointitekniikkaa. Esimerkissdéin Kim ym. saavat nidméa kertoimet analy-
soimalla muistinsiivoimen suoritusta kohdeympéristossia. Kimin ym. muistinsiivoimen

suoritusaikaestimaatiksi saadaan
Cac = 1 RS + coLax + c36 + caM. (6.8)

Kimin ym. [28] menetelméssi asynkroninen muistinsiivoustehtévé aikataulutetaan
kiyttamalla sporadista palvelinta (kts. luku 2.3.5). Heiddn menetelméssain sporadi-
selle palvelimelle asetetaan suurin mahdollinen prioriteetti. Kiintedn prioriteetin ai-
kataulutuksessa tdmé tarkoittaa sitd, ettd palvelintehtdvin periodi on lyhin. T&ll6in
palvelimen suoritusaikakapasiteetti voidaan laskea kaavan 2.3 (sivu 13) avulla.

Kun muistinsiivoimen suoritukseen kuluva aika sekid sporadisen palvelimen perio-
di ja suoritusaikakapasiteetti ovat tiedossa, voidaan laskea muistinsiivouksen vasteai-
ka. Sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetin avulla voidaan laskea kuinka monta
palvelimen periodia siivoussyklin padttdmiseen tarvitaan. Lisdksi pahin mahdollinen ti-
lanne on silloin, kun muistinsiivouspyynté saapuu sellaisena ajanhetkend, ettd palvelin
on juuri kiyttanyt kaiken suoritusaikansa, ja palvelimen on odotettava periodinsa lop-
puun, jotta se saa lisdd suoritusaikaa. Kim ym. [28] toteavat, ettd muistinsiivouksen
vasteaika (Rgc) saadaan kaavalla

C'GC’
SSsize

Rec = (Tss — S84 + ([ } - 1) (Tss — SSy0) + Cac. (69)
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Tassd kaavassa Tsg:114 merkitddn sporadisen palvelimen periodia, SSg;,.:114 palveli-
men suorituskapasiteettia ja Cge:11a sivun 71 kaavan 6.8 mukaista muistinsiivoimen
suoritusaika-arviota.

Kimin, Changin, Kimin ja Shinin [28] menetelméssi muistinsiivous kiynnistetaan,
kun vapaan muistin maéra alittaa tietyn rajan. T&ll6in muistinsiivousprosessi vapaute-
taan suoritukseen. Téatd vapautusaikaa ei tiedetd etukiteen. Néin ollen jarjestelméassa
tulee olla riittavasti vapaata muistia, jottei muisti paése siivouksen aikana loppumaan.
Tarvittavan vapaan muistin maéra vaihtelee muistinsiivousyklin pituuden mukaan. Mi-
td kauemmin sykli kestédd, sitd enemmaén aikaa my6s muuntimet saavat, ja sitd enem-
min muistia ne syklin aikana kerkedvit varaamaan. Muistinsiivoimen vasteajan avul-
la voidaan laskea kuinka paljon muistia tehtdvit muistinsiivouksen aikana kerkedvit
varaamaan eli, kuinka paljon vapaata muistia on oltava muistinsiivoussyklin alussa.
Mika heiddn menetelméssidan tarkoittaa kopioivan siivoimen kohdeavaruuden kokoa.
Kim ym. toteavat, ettd heidin menetelméansé kokonaismuistivaatimus (M), ldhde- ja

kohdeavaruuksien yhteenlaskettu koko, saadaan kaavalla

M=2 (Z 7TZ'AZ' + Lmax) . (610)
=1

Tasséa A;:1la tarkoitetaan tehtidvén ¢ periodinsa aikana varaaman muistin maksimimé&a-
rid, Lmax:lla eldvin muistin maksimimaaria ja m;:114 prosessin ¢ instanssien maksimi-
mairidad muistinsiivousyklin aikana. Tastd kaavasta puoliavaruuden koko saadaan jaka-
malla muistin kokonaistarve kahdella. Prosessi-instanssien lukumééréa voidaan puoles-
taan laskea, koska muistinsiivoimen maksimivasteaika tiedetdén. Kimin ym. [28| muis-
tinsiivouksen aikana muutinprosessin ¢ aktiivisten instanssien lukuméara saadaan kaa-

valla

1,jos Ri > T; — (Rac — (| %62 | T; + 1
o= [ ¢ o 1 = {22 T (= (2] 7 40)
T; 0, muulloin

(6.11)
Kaavassa Rgc:114 merkataan muistinsiivoimen suurinta mahdollista vasteaikaa, R;:114
tehtdvin ¢ suurinta mahdollista vasteaikaa ja 7;:114 tehtivin 7 periodin pituutta. Kaa-
valla lasketaan muistinsiivousyklin aikana suoritettavien prosessien lukumé&iri. Tamé
arvo ei kuitenkaan kerro kaikkea, silli on mahdollista, ettd prosessin suoritus on al-
kanut ennen muistinsiivoussyklin alkua ja suoritus paatetddn muistinsiivousyklin ai-
kana. Téassd tapauksessa muistinsiivoussyklin aikana suoritettavien tehtdvien méaaraa

kasvatetaan yhdella. Tata lisdystd ylla olevassa kaavassa kuvaa funktion f(7) arvo.
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Konservatiivinen arvio saadaan olettamalla, ettd f(i) saa arvokseen yksi kaikissa ta-
pauksissa. Kimin ym. muistintarpeen analysointimenetelmé on lahestulkoon sama kuin
Henrikssonin esittdmé analyysi korkean prioriteetin prosessien tarpeeseen varattavan
muistialueen koosta, josta kerrottiin luvussa 6.4.1.

Kimin, Changin, Kimin ja Shinin [28] menetelmé asettaa jirjestelméille hieman
rajoitteita, silli heiddn menetelménsa ei salli periodittomia muutintehtiavid. Hyvina
puolena on taasen se, ettd muistinsiivoimelle annetaan suoritusaikaa vain sen verran

kuin se todellisuudessa tarvitsee.

6.5 Aikataulutusmenetelmien vertailua

Aikataulutettaessa muistinsiivousta allokaatioon perustuen on pidettdvd huoli, ettd
kuinka paljon ty6téd kussakin muistinsiivoimen inkrementissé tehdaan [47]. Mikéli tasta
ei pidetd huolta, saattaa muistinsiivoimen ty6 jakaantua epétasaisesti muistinsiivous-
syklin aikana. Tdmén seurauksena muistinsiivousprosessi saattaa syodi suoritusaikaa
alhaisen prioriteetin prosesseilta. Allokaatioon perustuva aikataulutus ei myoskian so-
vellu dynaamisen prioriteetin aikataulutukseen.

Ajastetussa muistinsiivouksessa ei niitd ongelmia ole, ja muistinsiivouksen aika-
tauluttaminen voidaan jattda jarjestelmén yleisen aikataulutusalgoritmin harteille, pe-
rustuipa kiytetty aikataulutusalgoritmi sitten kiinteisiin tai dynaamisiin prioriteettei-
hin [47].

Siivouksen aikataulutusmenetelmit vaativat sen, ettd jarjestelmén muistinkiytto
saadaan analysoitua. Reaaliaikajirjestelmissé tdmén ei kuitenkaan pitdisi olla ongel-
ma, silla tehtdvien on muutenkin kiyttaydyttiva nétisti, jotta niiden suoritus saadaan

analysoitua.
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7 Kokeelliset tulokset

Téassd luvussa esitetddn tutkielman ohessa toteutetun vahittidisen merkkaa ja lakaise -
tekniikalla toimivan muistinsiivoimen toimintaa. Toteutettu siivoin toimii vahittaisesti,
mutta ei samanaikaisesti, joten siitd ei ole reaaliaikaiseksi muistinsiivoimeksi. Luvussa
7.1 tutustutaan siivoimen rakenteeseen ja toimintaan, luvussa 7.2 siivoimen toimin-
taa analysoidaan. Edelld mainituissa luvuissa on viittauksia siivoimen ldhdekoodiin.
Lahdekoodi on kokonaisuudessaan liitteessd D ja tarvittava otsikkotiedosto liitteessé
C. Vaikka siivoin ei ole reaaliaikainen, luvussa 7.3 analysoidaan, kuinka siivoin toi-
misi kuvitteellisessa reaaliaikajirjestelméssi. Lopuksi luvussa 7.4 annetaan muutamia

kehitysideoita, joilla siivoimen kiyttémahdollisuuksia voidaan parantaa.

7.1 Siivoimen rakenne ja toiminta

Kuvassa 7.1 on esitettyné keko, jollaiseen paddytadn toteutettua muistinsiivointa kayt-
tamalld. Siivoin varaa keosta itselleen muistialueen, jota se hallinnoi. Kuvassa kekoa
kuvaa suuri suorakaide, ja siivoimen hallinnoimaa keon osaa kuvataan suorakaiteella,
joka on otsikoitu "GC Heap". Tama siivoimen hallinnoima alue jaetaan tasakokoisiin
lohkoihin, joita kidyttamalla toteutetaan kaikki muistinvaraukset, jotka siivoimen hallin-
noimaan keon osaan tehdiin. Talla toteutuksella mahdollistetaan se, ettd muuntimet
voivat halutessaan varata muistia joko siivoimen hallinnoimasta keon osasta tai keos-
ta yleisesti, jolloin muisti tarvitsee manuaalisesti vapauttaa. Lohkojen toteutuksesta
kerrotaan enemmaén luvussa 7.1.1.

Ennen kuin siivointa voidaan kiyttédé, tulee se alustaa. Tama tapahtuu kutsumalla
funktiota GC_initialize, jolle annetaan parametreiksi siivoimen hallintaan annetta-
van alueen koko tavuina, juurijoukon maksimikoko ja eldvien lohkojen maksimimaéara.
Siivoin varaa keosta halutun kokoisen alueen kiyttoonsa ja alustaa sen jakamalla alueen
lohkoiksi, seki tallentaa ndmé lohkot listaan. Kun siivointa ei endd kiytetd, on siivoi-
men tietorakenteet vapautettava. Taméa tapahtuu kutsumalla funktiota GC_destroy.

Siivoin kiyttdd viittd osoitinta keon hallinnointiin. Osoitin GC_FreeList osoittaa
muistinsiivoimen keossa vapaana olevien lohkojen listan ensimméiseen alkioon. Va-

paista lohkoista kerrotaan enemmén luvussa 7.1.2. Merkkauslistaa ylldpidetdsin kah-
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GC_FreelList

PO GC Heap
ﬁ GC_FirstRoot
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SV Y GC_LastRoot

Kuva 7.1: Muistinsiivoimen keko

della osoittimella: GC_MarkStack ja GC_MarkStackLast. Niistd ensimmaéinen osoittaa
merkkauslistan ensimmaiseen alkioon ja jalkimmaéinen listan viimeiseen alkioon. Merk-
kauslistan toteutuksesta kerrotaan tarkemmin luvussa 7.1.3. Loput kaksi osoitinta ovat
juurijoukon ylldpitdmiseen ja ndmé& osoittimet ovat: GC_FirstRoot ja GC_LastRoot.
Juurijoukon toimintaa tarkennetaan luvussa 7.1.4. Merkkauslista ja vapaiden lohkojen
lista sijaitsee muistinsiivoimen hallinnoimassa keon alueessa, mutta juurijoukko sijait-
see sen ulkopuolella.

Siivoimella on sisdinen tila GC_State, jolla kuvataan sitd siivoussyklin vaihetta,
jossa siivoin kullakin hetkelld on. Mahdolliset arvot télle tilalle ovat: IDLING, MAR-
KING ja SWEEPING. Siivoimen tila IDLING kuvaa tilannetta, jossa siivoussyklia ei
ole kiynnissa. Tila MARKING kertoo tilanteesta, jossa siivoin on merkkausvaiheessa
ja SWEEPING ilmaisee, ettd siivoin lakaisee kekoa. Siivoimen tilan perusteella paite-
tdan se, mitd kunkin inkrementin aikana tehdadin. Luonnollisesti siivoimen alustamisen

jalkeen on siivoin IDLING-tilassa.

7.1.1 Lohkot ja otsakkeet

Kuten jo aikaisemmin mainittiin, siivoimen hallinnoima keon osa on jaettu ennalta-
méérityn kokoisiin alueisiin pirstoutumisen eliminoimiseksi (luku 3.2.1). Toteutetussa

siivoimessa siivoimen hallinnoima keon alue jaetaan samankokoisiin lohkoihin, ja jo-
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typedef struct obj_header {

unsigned int _ptrTable; /* bitmap of pointers in real “data-area” */
enum mark_colors  _color; /* Color of the object */
void* _markNext; /* Pointer to next block in “mark stack” */

} OBJ_HEADER;

Kuva 7.2: Lohkojen otsake

kainen lohko siséltaé otsakkeen (header), jossa on tietoa lohkosta. Otsake siséltyy loh-
koon, joten valittua lohkokokoa ei voida kokonaisuudessaan kiyttdd varsinaisen datan
esittdmiseen, vaan otsakkeen tarvitsema tila voidaan laskea sisdisesti pirstoutuneeksi
muistiksi. Pirstoutumista on analysoitu luvussa 7.2.1. Kuvassa 7.2 on tietue, jolla loh-
kon otsaketta kuvataan. Lohkojen koolla ei toiminnan kannalta ole merkitysté, ja ko-
koa voidaankin vaihtaa kdfnndosaikaisesti. Siivoimen kiyttamé lohkokoko madritetdan
vakiolla GC_BLOCKSIZE.

Otsakkeen kenttd _ptrTable on tyypinkuvain, jolla esitetdén lohkon varsinaisen
data-alueen osoittimet. Tyypinkuvain on toteutettu bittikarttana, jossa bitin arvo 1
merkitsee osoitinta ja arvo 0 atomia. Bittikartta koostetaan siten, ettd vahiten merkit-
sevalla bitilla tarkoitetaan lohkon data-alueen ensimméisesti tavusta alkavaa prosesso-
rin sanaleveyden mittaista muistialuetta, toiseksi vihiten merkitseva bitti data-alueen
toista prosessorin sanaleveyden kokoista muistialuetta ja niin edelleen. Kokonaisluku-
na esitettiava bittikartta rajoittaa lohkossa olevien osoittimien méaraéd. Periaatteessa
lohko voi olla kooltaan mielivaltainen, mutta siiné olevien osoittimien on mahduttava
bittikartan osoittamalle alueelle. Siivoimen toteutus ei kuitenkaan salli sellaisia lohko-
kokoja, joiden data-alueen kaikkia konesanoja ei voida esittida bittikartassa. Ohjelmoija
on vastuussa bittikartan muodostamisesta, ja kartta tarvitsee antaa parametriksi va-
rattaessa muistia siivoimen hallinnoimasta keon osasta.

Kenttdd _color kiytetdan lohkon virin maarittdmiseen. Talla kentdlld on nelja eri
vaihtoehtoa: NONALLOCATED, WHITE, GREY ja BLACK. Viimeiset kolme arvoa
ovat oleellisia muistinsiivoimen toiminnan kannalta ja niiden avulla toteutetaan kolmi-
varimerkkaus. Arvoista ensimmaéinen kertoo, ettd kyseinen lohko on vapaalistassa.

_markNext-kenttdd kiytetdan sekd merkkauslistan (kts. luku 7.1.3) ettd vapaiden
lohkojen listan (kts. luku 7.1.2) yllapitdmiseen.
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7.1.2 Muistin varaaminen ja siivoimen toiminta

Muistinsiivoimen hallinnoiman keonosan kiyttaméttomat lohkot siilytetddn linkite-
tyssa listassa. Vapaiden lohkojen listaa yllapidetdsdn lohkon otsakkeessa sijaitsevalla
_markNext-osoittimella. Mikéili lohko on vapaana osoittaa tdmé kenttd seuraavaan va-
paalistan alkioon ja lohkon viri on NONALLOCATED. Vapaalistan viimeisessa alkios-
sa _markNext-osoitin on tyhja.

Muistia varattaessa tésta listasta otetaan ensimmaéinen alkio ja siivoimen vapaut-
taessa lohkon lisdtédn vapautettu lohko listan ensimmaiseksi alkioksi. Muistin varaami-
nen tapahtuu kutsumalla funktiota GC_malloc, jolle annetaan parametreiksi tarvitta-
van muistialueen koko ja bittikartta, jolla kuvataan lohkossa olevien osoittimien paikat.
Varatun lohkon viriksi asetetaan vakion NEWOBJECTCOLOR arvo, joka toteutuk-
sessa on musta.

Muistinvarauksen yhteydessi suoritetaan yksi siivoimen inkrementti, jonka toimin-
not vaihtelevat siivoimen tilan mukaan. IDLING-tilassa oleva siivoin aloittaa muistin-
siivoussyklin merkkaamalla kaikki juuret yhtend atomisena operaationa. MARKING-
tilassa siivoin merkkaa muutaman lohkon. Merkattavien lohkojen méard madrataan
juurijoukon merkkaamisen jéilkeen, ja se vaihtelee sen mukaan kuinka paljon vapaata
muistia siivoussyklid aloitettaessa on jiljella. SWEEPING-tilassa oleva siivoin lakaisee
hallinnoimansa keon osan yhtené atomisena operaationa. Lakaisun yhteydesséi kaikki ne
lohkot, joiden viri on valkoinen, palautetaan takaisin vapaalistaan ja niiden sisdltama
data-alue tyhjennetddn. Mustat lohkot siilytetdan kiytossd, mutta niiden viri muute-
taan valkoiseksi, jolloin ne saavat mahdollisuuden kuolla seuraavan muistinsiivoussyklin
aikana. Siivoimen inkrementti on toteutettuna funktiossa GC_DoIncrement. Lakaisu

suoritetaan funktiolla GC_sweep, ja juurijoukon merkintd funktiolla GC_markRoots.

7.1.3 Merkkaus ja kirjoitusmuuri

Siivoimen merkkauspinoa, tai pikemminkin merkkauslistaa, yllipidetdin samoin kuin
vapaalistaa. Merkkauslistan seuraavaa alkiota osoitetaan lohkon otsakkeen osoittimel-
la _markNext. Merkkauslistaa siivoin ylldpitdd kahden osoittimen avulla. Osoittimista
ensimmaéinen, GC_MarkStack, osoittaa merkkauslistan ensimmadiseen alkioon ja osoit-
timista jalkimmaé&inen, GC_MarkStackLast, listan viimeiseen alkioon. Toteutetussa sii-
voimessa kiytetddn rintamahakua, jolloin merkattavat lohkot lisdtddn merkkauslistan
loppuun. Yhté hyvin voitaisiin kiyttda myds syvyyshakua, jolloin merkattavat lohkot li-

sattaisiin listan alkuun. Lohko merkataan ja lisitéaén listaan funktion GC_shadeObject
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avulla.

Siivoin kisittelee merkkauslistaa siten, ettd se ottaa kisittelyyn listan ensimmaéisen
lohkon. Taméan lohkon kaikki jdlkeldiset tunnistetaan lohkon otsakkeen osoitinbitti-
kartan avulla ja ndmé jalkeldiset merkataan. Seuraavaksi lohko poistetaan merkkaus-
listasta ja vaihdetaan variltdan mustaksi. Tdma toiminto on toteutettuna funktiossa
GC_blackenObject.

Koska siivoin toimii vihittdisesti tarvitaan siivoimen ja muuntimen vilistd synk-
ronointia. Siivoin toteutettiin kiyttdméalld Dijkstran kirjoitusmuuria (kts. luku 5.3.2).
Kirjoitusmuurin toiminta on toteutettuna funktiossa GC_WriteBarrier ja ohjelmoija
on velvollinen kiayttdmaan tdtd funktiota sen sijaan, ettd hidn muuttaisi osoittimien

arvoja suoraan.

7.1.4 Juurijoukko

Juurijoukkoa yllapidetdan keossa linkitettynéa listana. Kustakin listan alkiosta on osoi-
tin sithen muistinsiivoimen keossa sijaitsevaan lohkoon, joka on juuri. Siivoimella on
juurijoukko-listaan kaksi osoitinta: GC_FirstRoot ja GC_LastRoot. Ensimmaéinen 0soi-
tin osoittaa listan ensimmaéiseen alkioon ja toinen listan viimeiseen alkioon. Uusi juuri
lisdtadn listan loppuun.

Siivoin ei itse tutki mahdollisia juuria, vaan ohjelmoija on velvollinen rekisteréimaén
juuriksi ne tietueet, jotka kulloinkin ovat juuria. Tama tapahtuu kutsumalla muistin-
siivoimen funktiota GC_AddRoot, joka lisid parametrina annetun osoittimen osoitta-
man lohkon juurijoukkoon. Ohjelmoija on my6s velvollinen poistamaan juurijoukosta
sellaiset juuret, jotka eivit endd ole juuria. Tdméa tehdddn kutsumalla muistinsiivoi-
men funktiota GC_RemoveRoot. Kuten aikaisemmin mainittiin, juurijoukolle méarataan
maksimikoko siinéd vaiheessa, kun ohjelmoija alustaa siivoimen. Uutta juurta ei pystyta
rekister6imadn, mikéli juurijoukko on maksimikokoinen. Juurijoukon koolle tarvitsee
midratd ylaraja, jotta juurten merkkaamiseen kuluvalle ajalle voidaan méarata ylara-

ja.
7.1.5 Taulukot siivointa kiytettiessi

Kaytettdessd muistinsiivointa, joka jakaa kekonsa tasakokoisiin lohkoihin, on taulukoi-
den kiyttdminen ongelmallista. Luvussa 3.2.1 esitettiin kaksi erilaista tapaa, joilla loh-
koista voidaan koostaa taulukoita. Siivointa toteutettaessa niistd tekniikoista valittiin

yksinkertaisempi ja hitaampi; taulukot luodaan lohkoista lineaarisena listana. Tauluk-
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ko koostuu taulukon otsikkolohkosta ja varsinaisista datalohkoista. Otsikkolohkossa,
jota esitetddn tietueella arrayHeader, on tietoa taulukon koosta ja siihen talletettavan
datan tyypistd. Varsinaiset datalohkot sisdltdvit taulukon datan siten, ettd taulukon
data-alkiot sijaitsevat prosessorin sananleveyden péassi toisistaan. Lisdksi kaikki muut
lohkot, paitsi viimeinen taulukon lohkoista, sisdltdé osoittimen taulukkolistan seuraa-
vaan solmuun. Luonnollisesti jokainen taulukon lohko siséltdéd lohkon otsakkeen ja tau-
lukon kiytossa on vain lohkon data-alue, jossa taulukon osake ja data-alkiot sijaitsevat.

Koska taulukon luonti on muuntimesta katsottuna atominen operaatio, on tauluk-
koa luotaessa suoritettava varotoimenpiteiti, silld taulukon luomisen aikana suoritetaan
inkrementtejad jokaisen taulukon lohkon varaamisen yhteydessi. Taulukon otsikkoloh-
kon luonnin jélkeen on tdmé lohko rekisterditavi juureksi, sillda mikéli ndin ei tehtéisi,
on mahdollista, ettd taulukon datalohkoja luotaessa saadaan kaksi siivoussyklid paa-
tokseen, jolloin taulukkoa varten varatut lohkot vapautetaan virheellisesti.

Taulukko luodaan CreateLinearArray-funktiolla, jolle annetaan parametriksi tau-
lukon koko ja taulukon tietotyyppi. Funktio palauttaa osoittimen taulukon otsake-
lohkoon. Taulukkoa voidaan késitelld funktioilla GetLinearArray ja SetLinearArray,
joille annetaan parametriksi taulukon otsakelohko sekid indeksi taulukon alkiosta, jota
halutaan kisitelld. Jialkimmaéainen funktio vaatii lisiksi parametrikseen osoittimen tie-
toon, joka taulukon késiteltivdian alkioon halutaan sijoittaa. Ensimmaiinen funktioista
palauttaa osoittimen haluttuun taulukon alkioon. Jilkimmaéinen funktio ei arvoja pa-

lauta, mutta muuttaa taulukon alkion siséltoa.

7.1.6 Muita siivoimen toimintoja

Edella esitetyn vihittdisen toiminnallisuuden lisdksi siivoimeen toteutettiin toiminto,
jonka avulla koko muistinsiivoimen keko voidaan siivota yhtené atomisena operaationa.
Tamé toiminnallisuus on funktiossa GC_markSweep. Ohjelmoija voi pakottaa siivoimen
siitvoamaan muistin valittomasti tata funktiota kutsumalla.

Kyseistd funktiota kiytetddn myoOs varotoimenpiteend muistinvarauksen yhteydes-
sd suoritettavan vihittdisen siivouksen kanssa. Mikili vihittdisen siivouksen jilkeen
ei muistia ole saatavilla, suoritetaan koko keon kattava atominen siivous ja yritetdan
muistinvarausta uudelleen. Téllaisesta toiminnallisuudesta on kuitenkin huomautetta-
va, ettd sithen turvautuminen voi olla erittidin vaarallista reaaliaikajarjestelmissa silla
siivottaessa keko atomisena operaationa ei muutintehtdvien vasteaikoja vialttaméatta

saada tyydytettya.
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7.2 Siivoimen toiminnan analyysi

Téassd luvussa analysoidaan siivoimen toteutusta ja pohditaan siivoimen mahdollista
reaaliaikakiyttod. Koska siivoin on vdhittdinen eikd samanaikainen, voidaan suoralta
kiadelta sanoa, etta siivoin ei sovellu yleiskiyttoiseksi reaaliaikaiseksi muistinsiivoimeksi.
Aluksi luvussa 7.2.1 analysoidaan lohkojen kiytosta aiheutuvaa sisiisesti pirstoutuneen
muistin maardd. Luvussa 7.2.2 tutkitaan siivoimen suurinta mahdollista suoritusaikaa.
Luvussa 7.2.3 tutustutaan muistivaatimuksiin, luvussa 7.2.4 tutkitaan mita ohjelmoijan

tarvitsee ottaa huomioon siivointa kiyttdessaéin.

7.2.1 Pirstoutunut muisti

Siivoin, joka kiyttdd muistinvaraamiseen kiintedn kokoisia lohkoja, eliminoi ulkoisen
pirstoutumisen, mutta sisdistd pirstoutumista saattaa esiintyid, mikéli muistinvarauk-
set eivit ole tdsmaélleen lohkokoon moninkertoja. Toteutetussa siivoimessa sisdisté pirs-
toutumista esiintyy aina, silld lohkojen otsakkeiden viem4 tila voidaan mieltda sisdisesti
pirstoutuneeksi muistiksi. Lisiiksi useinkaan muistinvaraukset eivit ole tdsmaélleen loh-
kokoon moninkertoja. Kaikesta huolimatta sisdinen pirstoutuminen on rajoitettua, sil-
14 sisdisen pirstoutuneen muistin maksimiméaérd on yhta tietuetta kohden korkeintaan
yhtasuuri kuin kiytetty lohkokoko.

Otsakkeen aiheuttama sisdisesti pirstoutunut muisti vaihtelee eri tietokonejirjestel-
mien vililld, silld otsakkeen koko vaihtelee sen mukaan kuinka pitkd tietokoneen sa-
nanleveys on, sekd siitd kuinka kdantéija tietotyypit ilmaisee. Lisdksi otsakkeen kokoon
vaikuttaa se, ettd pakkaako kddntdjd otsakkeessa olevat kentdt vai sijaitseeko kukin
otsakkeen kenttd omassa konesanassaan. Olettaen, ettd jokainen otsakkeen kenttid on
yhden konesanan mittainen, saadaan otsakkeen koolle yliraja, joka on 3*sizeof(voidx).
Tama ylaraja on usein kuitenkin liian suuri. Tarkempi arvo otsakkeen koolle saadaan
empiiriselld analyysilla.

Taulukossa 7.1 on esitettynd muutamia mitattuja arvoja erilaisilla laitteisto- ja
kdantajikokoonpanoilla. Taulukon ensimmaisessd sarakkeessa ilmaistaan kdytetyn tes-
tilaitteiston konesanan pituus bitteind. Taulukon toisessa sarakkeessa on kiytetty loh-
kokoko tavuina. Kolmannessa sarakkeessa on kddntdjdn ilmoittama otsakkeen koko
tavuina. Téssé sarakkeessa on myos ilmaistuna, mikéli otsakkeen lohko on pakattuna.
Taulukon viimeisessa sarakkeessa on otsakkeen suhteellinen koko lohkokokoon verrattu-
na. Testeissé kiytettiin GCC-kdantajan versiota 3.3.2 ja otsakkeet pakattiin kddntdjan

optioilla -fshort-enums ja -fpack-struct.
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Konesana | Lohkokoko Koko Suhteellinen koko
32 32 12 37,5%
32 32 9 (pakattu) 28,1%
64 32 16 50,0%
64 32 13 (pakattu) 40,6%
32 64 12 18,8%
32 64 9 (pakattu) 14,1%
64 64 16 25,0%
64 64 13 (pakattu) 20,3%

Taulukko 7.1: Lohkon otsakkeen vieméa tila

Taulukosta nihdéén, ettd otsakkeen osuus lohkosta on melkoisen suuri, mikili loh-
kokoko on pieni, varsinkin sellaisissa kddnnoksissé, joissa kadntdja ei pakkaa lohkon
otsaketta milldén tavalla. Pienilld lohkoilla my6s pakatut otsakkeet kuluttavat suh-
teellisen paljon muistia. Parhaimmillaankin lohkoilla, jotka ovat kooltaan 64 tavua,
kuluu lohkojen otsakkeisiin hieman péaélle 14 prosenttia kaikesta siivoimen hallinnoi-
masta muistista. Lohkokokoa kasvattamalla otsakkeen suhteellista kokoa saadaan pie-
nenettyd, mutta samalla kasvaa myo0s varsinaisen data-alueen sisdltidma sisdisesti pirs-
toutunut muisti. Lohkojen pakkaamista kiytettdessd on huomioitava se seikka, etta
pakattujen otsakkeiden késitteleminen saattaa olla hitaampaa kuin pakkaamattomien
otsakkeiden.

Lisdksi toteutuksessa kdytetty taulukoiden esittdmistapa pakottaa taulukoiden al-
kioiden asemoinnin siten, ettd alkiot sijaitsevat prosessorin sananleveyden pédssi toi-
sistaan. Tama toteutus aiheuttaa sen, ettd sellaiset lohkot, joilla esitetdin taulukoita,
sisaltavit paljon sisdisesti pirstoutunutta muistia mikéli taulukon alkioiden tietotyypit
ovat konesanaa lyhyempii.

Siivoimen toteutus ei néin ollen sovellu sellaisiin jirjestelmiin, joissa muistia on vi-
han. Tallaisissa jarjestelmissd pelkistdan lohkojen otsakkeiden viema tila on kohtuut-
toman suuri. Kuten taulukossa 7.1 esitettyjen mittausten perusteella saatiin selville,
otsakkeiden vieméa tilaa voidaan pienentdd pakkaamalla otsakkeen kentédt, mutta ih-
meitd ei tallikaan tekniikalla saada aikaan. Taulukoiden toteutusta voitaisiin muuttaa
siten, ettd useita sellaisia alkioita, jotka ovat konesanaa lyhyempid pakattaisiin yhden

konesanan sisalle.
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7.2.2 Siivoimen suoritusaika

Vaikka siivoin ei reaaliaikavasteita pysty takaamaan, voidaan sen toimintaa silti ana-
lysoida reaaliaikaisuus mielessi. Siivoussyklin pituuteen vaikuttaa kolme tekijéa: juu-
rijoukon merkkaamiseen kuluva aika, eldvin datan merkkaamiseen kuluva aika ja keon
lakaisemiseen kuluva aika. Siivoimen vasteaika on mahdollista laskea, silla kaikkien
nididen operaatioiden suoritukselle voidaan méaérata ylaraja. Juurijoukon maksimikoon
avulla on mahdollista méaarittid ylaraja juurijoukon merkkaamiseen kuluvalle ajalle.
Eldvin datan maksimiarvon avulla saadaan méaritettyd merkkaamiseen kuluvan ajan
maksimiarvo ja koska siivoimen keon koko on tiedossa saadaan lakaisun kestolle maé-
ritettyd ylaraja.

Juurijoukon merkkaamiseen kuluva maksimiaika on olennaisesti yhden lohkon merk-
kaamiseen kuluva aika kerrottuna juurijoukon maksimikoolla. Jos juurijoukon maksi-
mikokoa merkataan RS:14d ja yhden lohkon merkkaamiseen kuluva maksimiaika on

Charkblock, Saadaan juurijoukon merkkaamiseen kuluva maksimiaika kaavalla

CRootset - (Cmarkblock + Cl) : RS; (71)

jossa c;:114 tarkoitetaan pientd hidastusta, joka aiheutuu juurijoukon iteroinnista.
Kaiken eldvin datan merkkaamiseen kuluvaan maksimiaikaan vaikuttaa lohkon
tummentamiseen kuluva aika. Lohkon tummentamisella tarkoitetaan tassi yhteydessé
sitd, ettd harmaaksi virjatty lohko otetaan merkkauslistan alusta, lohkon jilkeldiset
merkataan virjaamalla ne harmaaksi ja lisddmalla jilkeldiset merkkauslistaan. Taméan
jalkeen lohko varjatdin mustaksi. Lohkon tummentamiseen kuluva aika vaihtelee oleel-
lisesti sen mukaan kuinka monta jilkeldistd kullakin lohkolla on. Koska siivoimessa kéy-
tetddn kiintedn kokoisia lohkoja on jélkeldisten maéra rajoitettu. Jélkeldisten maarian

ylaraja (ChildCount,,,y) saadaan laskettua kaavalla

GC_BLOCKSIZE — sizeof(OBJ_HEADER)J

7.2
sizeof(voidx) (7.2)

ChildCountmax = \‘

Kaavan merkinnit ovat seuraavat: GC_BLOCKSIZE tarkoittaa kiytettédvaa kohkoko-
koa tavuina, sizeof(OBJ_HEADER) lohkon otsakkeen kokoa tavuina ja sizeof(voidx)
konesanan pituutta tavuina.

Sen jilkeen, kun lohkon jilkeldisten médrdn yldraja on tiedossa, voidaan lohkon
tummentamiseen kuluvaa aikaa analysoida. Yliraja ajalle, joka yhden lohkon tum-

mentamiseen kuluu, saadaan kaavalla

Chiacken = (Crarkblock + €2) - ChildCounty,ay + c35. (7.3)
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Kaavassa cy tarkoittaa maksimiaikaa, joka kuluu lohkon jélkeldisten l6ytdmiseen ja cg
aikaa joka kuluu lohkon virjadmiseen mustaksi ja lohkon poistamiseen merkkauslistas-
ta. Lohkon tummentamiseen kuluvan ajan yldrajan avulla saadaan laskettua eldvin
datan merkkaamiseen kuluvan ajan ylaraja. Tdmé ylaraja saadaan luonnollisesti ker-

tomalla yhden lohkon tummentamiseen kuluva aika eldvien lohkojen maksimimaéralla

CblackenLiveMax = Cblacken : Lmax- (74)

Kaavassa L,y tarkoittaa eldvin datan maksimiméirds lohkoina. Kolmas asia, joka
muistinsiivoimen vasteaikaan vaikuttaa on keon lakaisuun kuluva aika. Lakaisuun ku-
luva aika on suoraan verrannollinen keon kokoon, silld kaikki keossa olevat lohkot on
kiytava lapi lakaisun aikana. Toteutuksesta johtuen lakaisuvaiheessa yhden lohkon la-
kaisemiseen kuluu suurin aika silloin, kun lohko tarvitsee palauttaa vapaalistaan. Néin

ollen keon lakaisuun kuluvan ajan yliraja (Csyeep) saadaan kaavalla
Csweep = (Csweepblock + C4) - NOB. (75)

Téssé kaavassa Cgyeepblock tarkoittaa yhden lohkon vapautuslistaan lisdédmiseen kuluvaa
maksimiaikaa, NOB:lla lohkojen maksimiméaéria ja cs pientd viivetté, joka kuluu siihen,
ettd keossa siirrytddn seuraavaan lohkoon.

Niiden siivoussyklin osioiden yhteenlaskettujen maksimisuoritusaikojen avulla saa-
daan maarattya siivoimen suurin mahdollinen suoritusaika. Tdmé suoritusajan ylaraja
saadaan summaamalla osioiden suurimmat mahdolliset suoritusajat yhteen. Siivoimen

suurin mahdollinen suoritusaika (Cgc) on

CGC = CRootset + CblackenLiveMax + Csweep- (76)

7.2.3 Leijuvat roskat ja muistivaatimukset

Koska siivoin toimii vahittéisesti, eikd siivoa muistia yhtend atomisena operaationa,
esiintyy jirjestelméssi leijuvaa roskaa. Leijuvan roskan tarkkaa mé#rdéd on vaikea ar-
vioida, silld leijuvan roskan méaradn vaikuttaa muutinohjelmien kiyttdytyminen. To-
teutettu siivoin kiyttdd Dijkstran kirjoitusmuuria, joka on tunnettu konservatiivisuu-
destaan. Niin ollen voidaan olettaa, ettd leijuvan roskan m&ard on suuri. Dijkstran
muurissa uudet tietueet luodaan mustina, jolloin ne siilyvit hengissd vahintdan par-
haillaan menossa olevan siivoussyklin loppuun ja niiden varaama tila vapautetaan ai-

kaisintaan seuraavan siivoussyklin lopussa.
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Kirjoitusmuurin toiminnasta johtuen pahimmassa tapauksessa juuri muistinsiivous-
syklin padtyttyd keosta on varattuna muistia eldvin datan maksimiméaéran ja muutin-
tehtavien siivoussyklin aikana varaaman muistin maksimiméarin summa. N&in ollen,
jotta jarjestelmd olisi kiyttokelpoinen on jokaisen muistinsiivoussyklin alussa oltava
vapaata muistia vahintdan sen verran, kuin muutintehtiavit siivoussyklin aikana mak-
simissaan varaavat.

Siivoussyklin alussa varatun muistin maksimimééra (Amay) noudattaa kaavaa

~[R
Amax = Z ’V YC:;C—‘ : Az + Lmax- (77)
=1

Kaavassa Rgc ilmaisee siivoimen vasteaikaa, T; tehtdvin ¢ periodia, A; tehtévin 7 pe-
riodinsa aikana varaaman muistin maksimimaaraa, L., elavin datan maksimimaaraa
sekd n jarjestelman muutintehtdvien lukuméaria.

Vastaavasti vaadittavan muistin minimimaara (Fp;,), joka siivoussyklin alkaessa

tarvitsee olla vapaana saadaan kaavalla

Foin = Zn: [R;ﬂ - A;. (7.8)

=1

7.2.4 Siivoimen kiiyttidmisen vaikutukset

Koska ohjelmoijan tarvitsee itse rekister6idd juuret, aiheutuu siivoimen kiyttdmisesta
erittdin suuri taakka ohjelmoijalle. Periaatteessa jokaista aliohjelmakutsua ennen kaik-
ki aliohjelmalle annettavat parametrit on rekisterditdvi juuriksi ja aliohjelmakutsun
jilkeen ndmé parametrit on poistettava juurijoukosta. Kaytannossa voi olla mahdollis-
ta, ettd ohjelman suoritus tiedetddn niin hyvin, ettd aivan kaikkia aliohjelmakutsuja ei
tarvitse huomioida juurijoukkoa varten. Olipa tilanne sitten kummin vain, juurijoukon
rekisterdinti kiisin on virhealtista, eikd esitetty menetelmé siksi ole suositeltava.
Toinen asia, josta ohjelmoija joutuu huolehtimaan kisin on lohkojen osoitinbitti-
karttojen koostaminen. Useimmissa tapauksissa lohkojen siséllon tietotyypit pysyvit
samoina, joten bittikarttojen koostaminen on helppoa. Koostaminen on kuitenkin tur-
haa tyoté, silld edistyneemmilld menetelmilla tdmé voitaisiin tehdd automaattisesti.
Erds mahdollisuus olisi se, ettd kddnnosvaiheessa kiddntdja kasaisi osoitinbittikartan

automaattisesti.
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Tehtéva | T;|lms| | C;lms] | A;[lohkoa] | L;[lohkoa| | Rs;,e[lohkoal
1 10 1 2 1 1
2 40 ) 6 3 2
3 75 20 10 ) 2
4 200 40 20 20 13
> 325 66 38 29 18

Taulukko 7.2: Kuvitteellisen jarjestelman muutintehtavit

7.3 Reaaliakakiyttaytyminen

Seuraavaksi analysoidaan muistinsiivoimen kayttdytymistd kuvitteellisessa reaaliaika-
jarjestelméssa. Kuvitteellinen jirjestelmé koostuu neljastd periodillisesta muutinteh-
tavistd. Muutintehtivien parametrit on lueteltuna taulukon 7.2 riveilld. Taulukon vii-
meiselle riville on summattu tehtdvien parametrien summat. Taulukon ensimmaéisesséa
sarakkeessa on annettu kullekin tehtéville juokseva indeksi, ja tehtdvit on jirjestetty
prioriteetin mukaiseen kasvavaan jarjestykseen. Toisessa sarakkeessa on tehtdvin pe-
riodin pituus millisekunteina ja kolmannessa sarakkeessa tehtdvin maksimisuoritusai-
ka millisekunteina. Sarakkeessa nelja on tehtivin periodinsa aikana varaaman muistin
maksimiméaérd lohkoina. Viidennessi sarakkeessa on tehtdvin eldvin muistin maksi-
miméarad lohkoina ja viimeisessi sarakkeessa on kyseisen tehtdvan juurijoukon mak-
simikoko. Oletetaan lisdksi, ettd tehtdvien takaraja on sama kuin tehtdvin periodin
pituus.

Muutintehtavien lisdksi jarjestelméssd on muistinsiivoustehtéiva. Siivoustehtdvin
parametrit ja jarjestelmén yleiset arvot on listattuna taulukossa 7.3. Taulukon ensim-
méisessa sarakkeessa on nimettyna parametri, jonka arvo on taulukon toisessa sarak-
keessa. Parametrilla sizeof(voidx) tarkoitetaan konesanan pituutta. GC_BLOCKSIZE-
parametri puolestaan tarkoittaa muistinsiivoimessa kiytettdvia lohkokokoa ja para-
metrilla sizeof(OBJ_HEADER) kerrotaan lohkon otsakkeen koko tavuina. Parametri
ChildCount,,ax ilmaisee lohkon jalkeldisten maksimimaaran. Parametri Cqrkpi0cx kKer-
too kuinka kauan yhden lohkon lisddmisen merkkauslistaan maksimissaan kestdd ja
parametri Cyyeepbiock kertoo maksimiarvon yhden lohkon lakaisemiseen kuluvalle ajal-
le. Parametrilla NOB ilmaistaan keossa olevien lohkojen maksimimaara. Lisiksi las-
kujen yksinkertaistamisen vuoksi oletetaan, ettd siivoimen parametrit ¢, co, 3 ja ¢4
ovat niin pienié ettei niitd tarvitse huomioida analyysissd. Lisdksi analyysissa olete-

taan, ettd suoritettavan tehtdvin vaihtamisesta aiheutuva viivistys on niin pieni, ettei
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Parametri Arvo

sizeof(void ) 4 tavua (32 bittia)
GC_BLOCKSIZE 64 tavua
sizeof(OBJ_HEADER) | 12 tavua

ChildC ountmax 13

Crnarkblock 0,01 ms

Clsweepblock 0,1 ms

NOB 200 lohkoa

Taulukko 7.3: Siivoimen kuvittelliset parametrit

sitd tarvitse huomioida. Naista oletuksista kannattaa kuitenkin huomioida se, etté oi-
keita reaaliaikajirjestelmii toteutettaessa tillaiset oletukset ovat erittiin vaarallisia ja
saattavat johtaa siihen, ettd jirjestelmé ei pysty toteuttamaan sille asetettuja vasteai-
kavaatimuksia.

Aloitetaan analyysi tarkastamalla, ettd jarjestelmén muutintehtévit saadaan aika-
taulutettua RMA:n mukaisesti.

7.3.1 Muutintehtivien aikatauluttaminen

Muutintehtavien aikatauluttamista voidaan analysoida RMA:n avulla. Tdma tehddan
soveltamalla kaavaa 2.1. Téll6in tulokseksi saadaan
(2
— = 10,6916

27 =0

=1
ja

U(n) = 0, 7240.
Saadut arvot ovat sellaiset, ettd kaava 2.1 pdtee, mika tarkoittaa, ettd muutintehti-
vit voidaan aikatauluttaa RMA:n avulla. Analyysin ensimmaéinen vaihe on onnellisesti

takana ja voidaan ryhtyi varsinaisesti analysoimaan siivoimen suoritusta.

7.3.2 Siivoimen suoritusaika

Seuraavaksi lasketaan siivoimen suurin mahdollinen suoritusaika. Aluksi kaavan 7.1 pe-
rusteella lasketaan juurijoukon merkkaamiseen kuluva aika. Tall6in juurijoukon merk-
kaamiseen kuluva aika on

CRootset = (Cmarkblock + Cl) -RS = (O, 1ms + O) -18 = 1, 8ms.
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Seuraavaksi lasketaan elavan datan merkkaamiseen kuluva maksimiaika kaavan 7.3
perusteella. Yhden lohkon kisittelyyn kuva aika on

Chlacken = (Cmarkblock + Cg) - ChildCount,x + c3 = (O, 01lms + 0) - 13 =0, 13ms.

Kaiken eldvan datan tummentamiseen kuluva aika saadaan kertomalla saatu arvo elé-

vien lohkojen maksimimaaralla
Cbl:aucl\ienLiveMaux = Cblacken : Lma.x = 0, 13ms x 29 = 3a 7Tms.

Tasséd kaavassa Lnyax:lla tarkoitetaan tehtédvien eldvien lohkojen yhteenlaskettua mak-
simimadrai. Kolmantena vaiheena siivoussyklin suoritusajan laskemisessa on lakaisuun

kuluvan ajan méarittdminen. Tadm4& aika saadaan kaavan 7.5 avulla
Csvveep = (Csweepblock + C4) -NOB = (0, 1ms + 0) - 200 = 20ms.

Néiden kolmen arvon perusteella saadaan kokonaisaika, joka siivoussyklin lapivie-

miseen kuluu. Tdmé aika saadaan kaavan 7.6 perusteella, ja arvoksi saadaan tall6in
CGC = CRootset + CblackenLiveMax + Csweep = 1, 8ms + 3, 77ms + 20ms = 25a 57ms.

Kun siivoimelle on laskettu suurin mahdollinen suoritusaika voidaan analysoida onko

siivous mahdollista suorittaa reaaliaikatehtdvina. Tahan paneudutaan seuraavaksi.

7.3.3 Siivoimen suorittaminen reaaliaikatehtivini

Kaytetdan muistinsiivouksen varsinaiseen reaaliaika-analyysiin Kimin, Changin ja Shi-
nin aikataulutusmenetelméi, joka on esitettyna luvussa 6.4.3. Menetelméssa siivous-
tehtavia ajetaan asynkronisena prosessina sporadisena palvelimena, jonka prioriteetti
on pienin. Tamé tarkoittaa sitd, ettd sporadisen palvelimen periodi on pienempi tai
yhtd suuri kuin yksikdin muutintehtivien periodeista. Asetetaan sporadisen palveli-
men periodiksi sama kuin miki tehtdvan 1 periodi on. Néin ollen Tsg saa arvokseen
10 millisekuntia. Nyt kaavan 2.3 avulla voidaan sporadiselle palvelimelle laskea suori-
tusaikakapasiteetti, joka mahdollistaa myos muutintehtivien aikatauluttamisen.

Kaavaa 2.3 soveltamalla padstddn seuraavaan lopputulokseen:

1=1: lx+1-1<10 & <9

1=2: dr+4-14+1-5<40 & <7,75
1=3: 8 +8-14+2:-5+1:-20<75 & z<4,625
1=4: 200 +20-145-54+3-204+1-40<200 & z<2,75
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Saaduista z:n arvoista sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetiksi (SSs;,.) va-
litaan pienin. Niin ollen sporadisen palvelimen suoritusaika on 2,75 millisekuntia palve-
limen periodin, jonka pituus on 10 millisekuntia, aikana. Palvelimen suoritusaikakapa-
siteetin, palvelimen periodin ja muistinsiivoimen suurimman mahdollisen suoritusajan

avulla voidaan laskea kaavan 6.9 mukainen arvo siivoimen vasteajalle

Rae = (Tss — SSsize) + ([%-‘ —1)(Tss = SSsize) + Cac
= (10ms — 2, 75ms) + [25757‘“81 1) - (10ms — 2, 75ms) + 25, 57ms

2,75ms
= 83, 57ms.

Kun muistinsiivoimen vasteaika on selvill voidaan laskea onko muistinsiivoimen keko
tarpeeksi suuri. Tarkastellaan seuraavaksi vaatimuksia siivoimen keon koolle ja tété
analysoidaan seuraavaksi.

7.3.4 Siivoimen keon koko

Analyysin aluksi ly6tiin lukkoon siivoimen keon koko. Tamé on valttdméatonta, silla
siivoimen suoritusaika vaihtelee keon koon mukaan. Suoritusaika-analyysin jilkeen on
tutkittava onko siivoimelle varattu keon osa riittavan suuri siivouksen reaaliaikaistami-

seen. Kaavan 7.7 avulla saadaan laskettua varattujen lohkojen maksimiméara

~ [Rac
Amax:Z’rT'-"Ai+Lmax:"':105.
i=1 ¢

Lisédksi kaavalla 7.8 saadaan laskettua tarvittavien vapaiden lohkojen maksimiméaaré

Fmin:i’VRjG_’;C-‘ Az::76

i=1

Néiden tulosten summasta saadaan minimikoko, joka siivoimen hallinnoimalla keon
osalla tarvitsee olla, jotta muutintehtivien muistinvarauspyynnot saadaan tyydytettya.
Siivoimen keon tarvitsee siis olla vihintdin 181:n lohkon kokoinen.

Analyysia aloitettaessa annettiin alkuarvot, joilla analyysi suoritettiin. Néissd ar-
voissa siivoimen keon kooksi asetettiin 200 lohkoa. Analyysin perusteella saatiin siivoi-
men keon koolle vaatimukseksi vihintddn 181 lohkoa, joka on pienempi kuin oletettu
keon koko. Niin ollen jarjestelmédn voitaisiin lisdtd muistinsiivoustehtéva, joka siivoaisi
muistia siten, ettd muutintehtivien reaaliaikavasteet eivit vaarannu eika jarjestelméan

muisti padse loppumaan.
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7.3.5 Huomioita analyysista

Mikali siivouksen reaaliaikaistaminen ei olisi onnistunut, voitaisiin silti yrittda kah-
ta eri vaihtoehtoa: siivoimelle jirjestetdan lisda suoritusaikaa tai siivoimelle varattua
keon osaa kasvatetaan. Siivoimen suoritusajan kasvattaminen tarkoittaa sité, ettd suo-
ritusaikaa on otettava pois muutintehtédviltd, miké ei ole niin helppo tehtdvi. Usein
muutintehtdvien suoritusaikavaatimuksia on mahdotonta muuttaa. Mikili siivoimen
hallinnoimaa kekoa pystytdin kasvattamaan tarpeeksi on mahdollista, ettd siivointa
voitaisiin kdyttad reaaliaikajérjestelméssé, vaikka siivoin ei lisdd suoritusaikaa saisi-
kaan. Keon kasvattamisessa myos siivoussykliin kuluva suoritusajan maksimi kasvaa,
jolloin analyysi tarvitsee tehdd uudelleen. Analyysissi kiytettyjen arvojen seuraukse-
na sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetti jaa niin pieneksi, ettd tdmé keino on
todennikéisesti tuhoon tuomittu.

Analyysi voitaisiin tehdd myos toisella tapaa. Koska keon maksimikoko ja muutin-
tehtavien ominaisuudet tiedetddn, voitaisiin analyysi aloittaa siité, ettd naiden arvojen
ja kaavojen 7.7 ja 7.8 avulla lasketaan muistinsiivoimen vasteajalle suurin mahdollinen
arvo, jota kiyttamaéalla muutintehtévit eivit kerked varaamaan muistia enempéd kuin
mitd keossa on tilaa. Tdmén arvon ja sporadisen palvelimen periodin avulla voidaan
laskea sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetille arvo, joka on riittdvin suuri sii-
hen ettei muisti lopu kesken. Tamaéakadn analyysi ei takaa, ettd siivousta pystytdin
suorittamaan reaaliaikatehtivini, mutta analyysin tuloksena saatavien tietojen avul-
la voi olla mahdollista edelleen analysoida sitd, kuinka muutintehtavid on muutettava,

jotta muistinsiivous saadaan reaaliaikaistettua.

7.4 Jatkokehitysideoita

Vaikka siivoimesta ei sellaisena kuin se toteutettiin ole reaaliaikaiseksi muistinsiivoi-
meksi, eikd vilttaméatta edes yleiskdyttoiseksi siivoimeksi, voitaisiin muutamilla pienil-
14 parannuksilla siivoimen kayttomahdollisuuksia parantaa.

Siivoimen toteutus ei mahdollista siivoimen kiyttidmistd monisdikeisissi ohjelmissa.
Ensimmainen ja tarkein jatkokehityksen kohde olisi se, etté siivoin muutettaisiin siie-
turvalliseksi. Tama vaatii sen, ettd sellaiset siivoimen funktiot, joita muutintehtavit
kiyttavit, suojataan lukoilla. Lukoilla olisi suojattava vahintdén juurijoukon késittele-
miseen, lohkojen merkkaamiseen ja vapaalistan késittelyyn tarkoitetut funktiot.

Siivoimesta saataisiin pienelld vaivalla myos yleiskiyttdinen mielivaltaisen kokoi-
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set muistinvaraukset salliva siivoin, mikéli siivoimen hallinnoivan keon osaa ei jaettaisi
kiintedn kokoisiin lohkoihin, vaan téstd siivoimen keosta muistia varattaisiin jollain
yleisesti tunnetulla muistinvarausalgoritmilla. Erds tillainen ratkaisu olisi se, etté loh-
korakenteen sijaan kiytettdisiin Buddy Sytem-allokaattoria. T&lloin otsakkeisiin tar-
vitsisi kuitenkin tehdd muutoksia, silld yleensd muistinvarausalgoritmit vaativat sen,
ettd kunkin varatun muistialueen koko on tiedossa. Téllaista tekniikkaa kiytettdessa
menetetddn kuitenkin kiintedn kokoisten lohkojen kiytostd saatava ulkoisen pirstou-
tumisen eliminoituminen. Lisdksi otsakkeiden osoitinbittikarttojen implementaatiota
tulisi muuttaa siten, ettd niiden avulla voidaan esittdd mielivaltaisen kokoisten muis-

tialueiden osoittimet.
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8 Yhteenveto

Tutkielmassa tutkittiin muistinsiivouksen soveltuvuutta reaaliaikajirjestelmiin, joissa
jarjestelmén oikeellisuus ja vasteajat ovat kriittisid tekijéitd. Muistinsiivous on tek-
niikkana jo melkoisen vanha, ja parin viime vuosikymmen aikana tekniikat ja menetel-
mét ovat kehittyneet melkoisesti. Reaaliaikajérjestelmissa tehtavit eivit saa epdonnis-
tua muistinkasittelystd johtuvien virheiden tai muistinvarauspyynnon epaonnistumisen
seurauksena. Kayttdmalld muistinsiivousta ndmé ongelmat saadaan ratkaistua.

Muistinsiivouksen perusalgoritmit joko sisiltavit perustavanlaatuisia ongelmia, joi-
den takia algoritmit eivit ole soveltuvia yleiskdyttoisiksi siivoimiksi, tai pysdyttéivit
muutintehtavit liian pitkiksi ajoiksi, jotta tehtdvien reaaliaikavasteita ei saada tyydy-
tetyksi.

Perusalgoritmit voidaan muuttaa vahittdin toimiviksi, jolloin muistinsiivousta suo-
ritetaan pienissé inkrementeissi. Naiden muistinsiivousinkrementtien WCET-arvot voi-
daan maarittdd, jolloin menetelmid voidaan soveltaa reaaliaikajérjestelmiin. Talloin
muistinsiivoimen ja muuntimen toimintojen tarvitsee kuitenkin olla synkronoitua. V-
hittdinen siivous toteutetaan siten, ettd muistia siivotaan aina, kun muutin varaa muis-
tia. Toteutustavasta johtuen muistinsiivous voi hidastaa jirjestelmia liiaksi, mikali
muunnin varaa muistia purskeisesti. Niin ollen vahittdinen muistinsiivous ei ole riitta-
vd muistinsiivouksen reaaliaikaistamiseen ja sitd voidaan kiyttiaa vain erikoistilanteissa.

Vihittain toimiva muistinsiivoin voidaan irrottaa omaksi tehtéviksi, jolloin siivouk-
sen aiheuttamat pysdhdykset eivit kumuloidu muistinvarausten yhteyteen. Néin muis-
tinsiivous on mahdollista suorittaa reaaliaikatehtdvina, jolloin muistinsiivousta voidaan
todellakin kiyttda reaaliaikajirjestelmissi. Muistinsiivoustehtdvin reaaliaikaistaminen
vaatii kuitenkin, ettd jarjestelmén muiden tehtdvien muistinkiyttoominaisuudet tiede-
tddn. Lisdksi muistinsiivoustehtévi on otettava huomioon jirjestelmén aikataulutusa-
nalyysissa. Tutkielmassa esiteltiin tapoja, joilla timé analyysi on mahdollista suorittaa.

Tutkielman empiirisessi osuudessa esitettiin tutkielman ohessa toteutetun vahittii-
sen merkkaa ja lakaise -tekniikalla toimivan siivoimen toimintaa. Koska siivoin toimii
vahittiisesti ei sitd voida pitdd yleiskiyttoisena reaaliaikaisena muistinsiivoimena. To-
teutetun siivoimen toimintaa myo6s analysoitiin kuvitteellisessa reaaliaikajirjestelméassa

kiyttden tutkielmassa esitettyjd menetelmid. Analyysin mahdollistamiseksi oletettiin,
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etté siivoin toimisi reaaliaikaisesti.

Analyysin tuloksena saatiin tieto siitd, ettd kuvitteelliseen reaaliaikajéirjestelméin
voitaisiin lisdtd muistinsiivoustehtiva, jonka avulla jiarjestelmin muisti voitaisiin siivo-
ta siten, ettd muutintehtdvien reaaliaikavasteet saadaan tyydytettyad. N&in teorioiden
toimivuus todennettiin esimerkin avulla.

Tutkielmassa tutustuttiin muistinsiivoukseen vain yksiprosessorisissa tietokoneissa.
Néiden menetelmien lisiksi on kehitetty rinnakkaisia muistinsiivoimia (parallel gar-
bage collection), jotka soveltuvat jaetun muistin moniprosessorisiin tietokoneisiin, seki
hajautettuja muistinsiivoimia (distributed garbage collection), joilla my6s hajautettujen

jarjestelmien muistia voidaan siivota.
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A  Termit ja lyhenteet

EDF (engl. Earliest Deadline First) Aikataulutusmenetelmé, jossa korkeimman prio-

riteetin saa se tehtidvi, jonka takaraja on lahimpéana.

Eldvi data (engl. live data) Muisti, joka on laillisesti ohjelman kiytossd. Elava data
joko kuuluu juurijoukkoon tai siihen on viite elossa olevasta datasta; juurijoukon

transitiivinen sulkeuma.

Juurijoukko (engl. root set) Valittomaésti ohjelman kdytossd olevat tietueet: proses-
sorin rekistereissé, pinossa ja globaaleissa muuttujissa sijaitsevat tietueet ja osoit-

timet.

Latenssi (engl. latency) Aika, joka kuluu vapautushetkesti siihen hetkeen, kun teh-

tavaa aletaan suorittaa.

Leijuva roska (engl. floating garbage) Roska, jonka siivoin on ehtinyt merkita eldviksi

ja joka vapautetaan seuraavan siivoussyklin paatyttya.

Muistivuoto (engl. memory leak) Vapauttamatta jadnyt muistialue, johon ei endi

ole osoittimia. Yleinen virhe manuaalista muistinhallintaa kiytettiessa.
Muutin (engl. mutator) Jarjestelmén varsinainen hy6tyohjelma.

Periodillinen tehtidvi (engl. periodical task) Tehtévi, jonka pyynnét saapuvat aina

ennalta méaritellyin viliajoin.

Perioditon tehtivd (engl. asyncronic task) Tehtédvi, jonka pyynnot voivat saapua

milloin vain.

Prioriteetti (engl. priority) Jarjestelmén tehtévien keskindinen tarkeysjirjestys. Suo-

ritusvuoron saa se tehtdvi, jonka prioriteetti on korkein.

RMA (engl. Rate Monotonic Analysis) Analyysi, jolla voidaan tukia, onko periodil-
listen tehtdvien joukko aikataulutettavissa. Mikdli RMA:n perusteella tehtavit
saadaan aikataulutettua, korkeimman prioriteetin saa se tehtévi, jonka periodi
on lyhyin.
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Roikkuva osoitin (engl. dangling pointer) Osoitin, joka osoittaa sellaiseen muistia-
lueeseen, jonka on vapautettu. Yleinen virhe manuaalista muistinhallintaa kéy-

tettaessa.
Roska (engl. garbage) kts. muistivuoto.
Siivoin (engl. garbage collector) Tehtdvi, joka hoitaa muistinsiivouksen.

Sisdisesti pirstoutunut muisti (engl. internal fragmentation) Varatun muistialueen
sisalld sijaitseva muistialue, jota ei voida kiyttda mihinkd&n. Johtuu usein pyo-

ristyksistd, joita tehdddn muistia varattaessa.

Sporadinen palvelin (engl. sporadic server) Periodilinen tehtavé, jonka suoritusaika

varataan periodittomien tehtévien suorittamiseen.
Takaraja (engl. deadline) Aika, jolloin tehtdvin suorituksen tulee olla valmiina

Tehtédvi (engl. task) Prosessi, siie tai vuorottaisrutiini, joka hoitaa yhden jirjestelmén

tolminnon.

Tyyppitietoisuus (engl. type accuracy) Siivoimen kyky tunnistaa osoittimet. Siivoin
voi olla tdysin tyyppitietoinen, jolloin se tunnistaa kaikkien alkioiden tyypin,
konservatiivinen, jolloin siivoimella ei ole mitddn tietoa alkioiden tyypeista tai

jotain ndiden kahden vililta.

Ulkoisesti pirstoutunut muisti (engl. external fragmentation) Vapaa muistialue,
jota ei kuitenkaan voida kiyttdd, koska alue on liian pieni, jotta muistinvaraus-

pyynto saadaan tyydytettya.

Vapautushetki (engl. release time) Ajanhetki, jolloin tehtavin laukaiseva drsyke saa-
daan.

Vasteaika (engl. response time) Aika, joka kuluu vapautushetkesti tehtévin suorituk-

sen paattymiseen.

WCET (engl. Worst Case Execution Time) Maksimiaika, joka tehtdvin suoritukseen

yvhden periodin aikana kuluu.
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B Kaiytetyt merkinnat

Prosessin ¢ periodin aikana varaaman muistin maksimimaara.
Prosessin ¢ suurin mahdollinen suoritusaika

(WCET, Worst Case Excecution Time).
Muistinsiivoustehtdvin suurin mahdollinen suoritusaika
(WCET, Worst Case Execution time).

Prosessin i takaraja (deadline).

Prosessin ¢ taajuus.

Vapaan muistin maara.

Prosessin ¢ periodin aikana tekemistd muistinvarauksista
aiheutuva siivoustyon maksimimé&ara.

Eldvian datan maara

Eldvin datan maksimimé&ara.

Keon koko.

Korkeaprioriteettisten prosessien muistinvaraustarve siivoussyklin aikana.
Prosessin ¢ suurin mahdollinen vasteaika.
Muistinsiivoimen suurin mahdollinen vasteaika.
Juurijoukon maksimikoko.

Kopioivan siivoimen puoliavaruuden koko (= 4I).
Sporadisen palvelimen suoritusaikakapasiteetti.
Prosessin ¢ periodi.

Sporadisen palvelimen periodi.

Pienin kokonaisluku y, joka toteuttaa ehdon y > z.

Nk. kattofunktio (ceil function).

Suurin kokonaisluku y, joka toteuttaa ehdon y < z

Nk. lattiafunktio (floor function).
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C Siivoimen otsikkotiedosto

/*
gctest.h

Y/

#ifndef GC_TEST_H

#define GC_TEST_H

#include <stdlib.h>

/* _ */ 10
/* enumeration of Garbage Collector mark colors */
enum mark_colors {

NONALLOCATED, /* free block (== belongs to free list )*/

WHITE, /* unmarked object */

GREY, /% grey / marked, but all childs are not yet found by collector */

BLACK /% black / marked, and all childs are marked (either gray or black) too */
+
” =%
/* Enumeration of Garbage Collector states */ 20
enum GC_states {

IDLING, /* Garbage collector cycle not running */

MARKING, /* Collector in marking phase */

SWEEPING /* Collector in sweeing pahse */
+
/° %

/* Enumeration of possible array elements */
enum ArrayType {
CHAR, /* Char table */ 30
INT, /* Integer table */
DOUBLE, /* Double array */
POINTER  /* Pointer array */
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/* -/
/* Header for each block of the garbage collector heap */
typedef struct obj_header {

unsigned int _ptrTable; /* bitmap of pointers in real “data-area” */
enum mark_colors  _color; /% Color of the object */
void* _markNext; /* Pointer to next block in “mark stack” */

}OBJ_HEADER;

/" %
/¥ Structure to hold garbage collector roots */
typedef struct gc_root {
struct obj_header *_root;
struct gc_root *_nextRoot;
}GC_ROOT;

/* -

/* struct which is used as header to array */

typedef struct arrayHeader {
int size; /% size of array */
int blocks; /* number of blocks from which the array is constructed */
enum ArrayType type; /* type of array elements */
void *arrayPtr; /* Pointer to first block of array */
} ARRAYHEADER;

/* -/

/* Functions to initialize and free Garbage Collector */

void GC_initialize(int HeapSize, int MaxRootSetSize, int MaxLiveBlocks);
void GC_destroy(void);

/* - Y

/* Functions to reserve memory and to manipulate pointers */

void * GC_malloc(size_t size, unsigned int ptrTable);
void GC_WriteBarrier(void *object,void **ptr, void *target);

/” v/
/* Functions to print information of the Garbage collector heap */
void GC_printHeap();

void GC_printHeapStatus();

/ Y/
/* Functions which force garbage collection */
void GC_markSweep(void);
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/* -/
/¥ functions to handle Garbage collector rootset */

void GC_RemoveRoot(void *object);

void GC_AddRoot(void *object);

/” -/

/* functions to manipulate arrays which are created as linear list of blocks */
ARRAYHEADER * CreateLinearArray(int arrsize, enum ArrayType arrtype);
int SetLinearArray(ARRAYHEADER *arrayHeader, int position, void *value);
void * GetLinearArray(ARRAYHEADER *arrayHeader, int position);

#endif
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D Siivoimen lahdekoodi

/*
gctest.c

Y/

#include <stdio.h>
#include <stdlib.h>
#include <math.h>
#include "gctest.h"

/* Private Garbage Collector functions */ 10
static inline void * GC_getObjectFromHeader(OBJ_HEADER *header);

static inline OBJ_HEADER * GC_getObjHeader(void* object);

static void GC_Dolncrement(void);

static void GC_InitializeFreeList(void);

static void GC_sweep(void);

static void GC_ReturnToFreeList(OBJ_HEADER *header);

static void * GC_GetObjectFromFreeList(void);

/* constants for GC implementation */
const int GC_BLOCKSIZE = 64; 20
const enum mark_colors NEWOBJECTCOLOR = BLACK;

/* RootSet */
GC_ROOT *GC_FirstRoot = NULL;
GC_ROOT *GC_LastRoot = NULL;

/* MarkStack */
OBJ_HEADER *GC_MarkStack = NULL;
OBJ_HEADER *GC_MarkStackLast = NULL;
30
/* Pointers to handle Garbage Collector heap */
void *GC_HeapBottom; /* start of GC heap */
void *GC_HeapTop; /* End of GC heap */
void *GC_FreeList; /* Pointer to first free block in GC heap */

/* GC Variables */
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int GC_MaxLiveBlocks = 0; /* mazimum live objects */

int GC_MaxLiveData =0 /* mazimun live data in bytes */

int GC_HEAPSIZE = 4096; /* default heapsize */

int GC_MaxRootSetSize = 4; /* default mazimum rootsetsize */ 40
int GC_RootSetSize =0 /* count for current rootsetsize */

int GC_AllocatedBlocks = 0; /* count for allocated bytes */

int GC_CurrentCyclelncrementSize = 0; /* GC increment size */
enum GC_states GC_State = IDLING; /* GC state */
int GC_maxChildCount = 0; /* Mazimum number of pointers in data-area */

/* -/
/* Creates linearlist of blocks which can be treated as array of given size and type */
ARRAYHEADER *
CreateLinearArray(int arrsize, enum ArrayType arrtype) 50
{

int i;

int arrPtrMask = 0x1;

int nextPtrOffset = (GC_maxChildCount — 1) * sizeof(void *);

void *prevArrayBlock;

void *nextArrayBlock;

void **nextPointer;

/* allocate array header */
ARRAYHEADER *array = (ARRAYHEADER *)GC_malloc(sizeof(ARRAYHEADER), 0x4); 60

/* Header must be registered as root while we are creating the array.
Otherwise there could be hazardous situation, where array could be
freed before it has been fully constructed */

GC_AddRoot(array);

/* fill header with required values */
array —>size = arrsize;
array—>type = arrtype;
array—>blocks = (arrsize / (GC_maxChildCount — 1)) + 1, 70
if (arrsize % (GC_maxChildCount — 1) != 0)
array—>blocks += 1;

/* Create pointerbitmap for blocks */
arrPtrMask = arrPtrMask << (GC_maxChildCount — 1);

/% Allocate blocks of array and link them */
for(i = 0; i < array—>blocks — 1; i++)
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nextArrayBlock = GC_malloc( GC_BLOCKSIZE — sizeof(OBJ_HEADER),arrPtrMask); 80
if(i == 0)
{

array —>arrayPtr = nextArrayBlock;

}

else

{
nextPointer = (prevArrayBlock + nextPtrOffset);
*nextPointer = nextArrayBlock;

}

prevArrayBlock = nextArrayBlock; 90

/* Array construction ready, we can remove array from rootset */
GC_RemoveRoot(array);
return array;

}

100

/* %
/* Returns pointer to value in given arrayposition */
void *
GetLinearArray(ARRAYHEADER *arrayHeader, int position)
{
if (position >= arrayHeader—>size)
{
return 0;
}
110
/* Offset of the pointer which points to next block of array */
int nextPtrOffset = (GC_maxChildCount — 1) ;

/% get first real block of the array */
void *nextArrayBlock = arrayHeader—>arrayPtr;
void **tmpPointer;

/* how many blocks we have to traverse */

int blocksToAdvance = position / (GC_maxChildCount — 1);
120
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/* offset of machineword, which we want to change, in block */
int positionInCorrectBlock = position % (GC_maxChildCount — 1);

int i = 0;

/* traverse needed block */
while(i < blocksToAdvance)

{

tmpPointer = nextArrayBlock + nextPtrOffset * sizeof(void *);
nextArrayBlock = *tmpPointer; 130
i+

}

/* count the offset of */
nextArrayBlock += positionInCorrectBlock * sizeof(void *);

return nextArrayBlock;

}

140

/* ¥/
/* Adds pointer to RootSet */

void

GC_AddRoot(void *object)

{
OBJ_HEADER *header = GC_getObjHeader(object);

/* Increment root set size, and if we get more roots than specified => error*/
if(GC_RootSetSize > GC_MaxRootSetSize)
{ 150

abort();

}

GC_RootSetSize++;

/* Create new root entry */
GC_ROOT *newRoot = (GC_ROOT *)malloc(sizeof (GC_ROOT));
newRoot—>_root = header;
newRoot—>_nextRoot = NULL;
160
/* Add root entry to root list */
if(GC_LastRoot == NULL)
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{

GC_FirstRoot = newRoot;
GC_LastRoot = GC_FirstRoot;
}

else
{
GC_LastRoot—>_nextRoot = newRoot;
GC_LastRoot = newRoot;

}

/” %
/* Checks if given block is member of RootSet */
int
GC_ObjectInRootSet(void *header)
{
GC_ROOT *tmp = GC_FirstRoot;
/* Loop thru roots and return true if given block is member of roots */
while(tmp != NULL)
{

if(tmp—>_root == header)

return 1;
tmp = tmp—>_nextRoot;
}
/* Block is not part of the rootset */
return 0;

}

/- %
/* Marks given object and adds it to mark stack */

void

GC_shadeObject(OBJ_HEADER *header)

{
if(header == NULL) return;

if (header—>_color == WHITE)
{
/* Mark block */
header—>_color = GREY;
/* And add it to the end of the marklist */
if(GC_MarkStack == NULL)

{
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GC_MarkStack = header;
GC_MarkStackLast = GC_MarkStack;

}
else
{
GC_MarkStackLast—>_markNext = header; 210
GC_MarkStackLast = header;
¥
¥
}
/" - +/

/* Blackens given object and adds it childs to markstack */
OBJ_HEADER *
GC_blackenObject(OBJ_HEADER *header)
{ 220
void *object = NULL;
void **child = NULL;
void *childHeader = NULL;
OBJ_HEADER *rChildHeader = NULL;
int ptrMask = 0x1;

int i

if(header == NULL) return NULL;

230

if (header—>_color == GREY)

{

object = GC_getObjectFromHeader(header);

/* Loop though ptrTable, and search for child objects */
for(i = 0; i < GC_maxChildCount; i++)
{
/* If child object found, get pointer to it, get it’s header and mark it */ 240
if ((header—>_ptrTable & ptrMask) != 0)
{
child = ((void *)object) + i * sizeof(void *);
if (*child != NULL) childHeader = GC_getObjHeader(*child);
GC_shadeObject(childHeader);
}
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ptrMask = ptrMask << 1;

}

250
/* Blacken the object and return pointer to next object in markstack */
OBJ_HEADER *tmp = header—>_markNext;
header—>_color = BLACK;
header—>_markNext = NULL;

return tmp;

}

/* -/
/* Removes given object from RootSet */ 260
void
GC_RemoveRoot(void *object)
{
OBJ_HEADER *header = GC_getObjHeader(object);
GC_ROOT *tmp = GC_FirstRoot;
GC_ROOT *prev = NULL;

/* Loop through rootset */
while(tmp != NULL)
{ 270
/* if we found the object from rootset, remove it */
if (tmp—>_root == header)

{
if(tmp == GC_FirstRoot)
{
GC_FirstRoot = tmp—>_nextRoot;
}
else
{
prev—>_nextRoot = tmp—>_nextRoot; 280
}

if(tmp == GC_LastRoot)
GC_LastRoot = prev;

free(tmp); /* Free rootset-entry */

GC_RootSetSize——; /* decrement RootSetSize */
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break;
}

prev = tmp;

tmp = tmp—>_nextRoot;

}

/" Y/
/* Clears mark of the object */

inline void

GC_ClearMark(OBJ_HEADER *header)

{ if (header—>_color == BLACK)
{
header—>_color = WHITE;
header—>_markNext = NULL;
}
¥
/* -/

/* Returns header of object */

inline OBJ_HEADER *

GC_getObjHeader(void* object)

{
int blockld = (object — GC_HeapBottom) / GC_BLOCKSIZE;
void *headerAddr = GC_HeapBottom + blockld * GC_BLOCKSIZE;
return (OBJ_HEADER¥*)(headerAddr);

}

/* -/
/* Returns pointer to object */
inline void *
GC_getObjectFromHeader(OBJ_HEADER *header)
{
void *objectAddr = (void *)header;
objectAddr += sizeof(OBJ_HEADER);
return objectAddr;

}
/* -

/* Returns 1 if block is colored white, 0 otherwise */
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inline int
GC_ObjectIsWhite(OBJ_HEADER *header)

{
return (header—>_color == WHITE ? 1 : 0);

}

/* -/
/* Returns 1 if block is colored black, 0 otherwise */
inline int

GC_ObjectIsBlack(OBJ_HEADER *header) 340
{
return (header—>_color == BLACK 7 1 : 0);
}
/. -/

/* Returns 1 if block is colored black, 0 otherwise */
inline int

GC_ObjectIsGrey(OBJ_HEADER *header)

{

return (header—>_color == GREY ? 1 : Q); 350

}

/* -
/* Creates fized size blocks from heap, and stores them in linear list.
Basically this function initializes garbage collector heap. */
void
GC_InitializeFreeList(void)
{
void *tmpPointer = GC_HeapBottom;
OBJ_HEADER* header; 360

GC_FreeList = GC_HeapBottom;

/* Advance thru heap with GC_BLOCKSIZEd increments, treat each block as
header and add those headers to freelist */
do
{
header = (OBJ_HEADER*)tmpPointer;
header—>_color = NONALLOCATED:;
header—>_markNext = tmpPointer + GC_BLOCKSIZE; 370

tmpPointer += GC_BLOCKSIZE;
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}
while((tmpPointer + GC_BLOCKSIZE) <= GC_HeapTop);

header—>_markNext = NULL;
}

/- -/
/* Add given object to first postion of GC_FreeList.
Clear memory ocupied by object with zeros. */

void
GC_ReturnToFreeList(OBJ_HEADER, *header)
{
header—>_markNext = GC_FreeList;
header—>_color = NONALLOCATED:;

/* Fill data-area of block with zeros */
void *object = GC_getObjectFromHeader(header);
memset(object, 0, GC_BLOCKSIZE —sizeof(OBJ_HEADER));

/% Add block to freelist */
GC_FreeList = (void *)header;
GC_AllocatedBlocks —= 1;

/” =%
/* Pops first block of freelist and returns pointer to it */
void *

GC_GetObjectFromFreeList(void)

{
if(GC_FreeList == NULL) return NULL;

void *tmpPointer = GC_FreeList;

OBJ_HEADER *header = (OBJ_HEADER *)tmpPointer;
GC_FreeList = header—>_markNext;
header—>_markNext = 0;

return tmpPointer;

}

- ¥/
/* Initializes Garbage Collector */
void
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GC_initialize(int HeapSize, int MaxRootSetSize, int MaxLiveBlocks)

{

GC_maxChildCount = (GC_BLOCKSIZE — sizeof(OBJ_HEADER)) / sizeof(void*);

GC_MaxRootSetSize = MaxRootSetSize;
GC_RootSetSize = 0;

GC_HEAPSIZE = HeapSize;

GC_HeapBottom = malloc(GC_HEAPSIZE);
GC_HeapTop = GC_HeapBottom + GC_HEAPSIZE;
GC_InitializeFreeList();

// GC_MaxLiveData = MaxLiveDataBytes;
GC_MaxLiveBlocks = MaxLiveBlocks;

/- -/
/* Free memory ocupied by GC */

void

GC_destroy(void)

{
free(GC_HeapBottom);

- ¥
/* Allocates new block from GC’s Freelist */

void *

GC_malloc(size_t size, unsigned int ptrTable)

{
OBJ_HEADER *header;

/* Current implementation allows to allocate memory areas which are
blocksized or smaller */
if( size + sizeof(OBJ_HEADER) > GC_BLOCKSIZE)

{

printf("Allocation request too lager!\n");
abort();

}

/* Get next block from FreeList */
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void *newPointer = GC_GetObjectFromFreeList();

/* If we have more memory allocated than livedata mazimum is, we have to do GC increment */

if(GC_AllocatedBlocks >= GC_MaxLiveBlocks) GC_DoIncrement();

if (newPointer == 0)

{

/* If we can’t allocate memory, Incremental collector has not collected enough,
therefore collect memory with stop-and-copy aproach => possible miss of deadlines

in real-time systems. */
GC_markSweep();

newPointer = GC_GetObjectFromFreeList();
if (newPointer == NULL)

{

printf("Out of memory error!\n");

abort();
}

/¥ Increase amount of allocated blocks */
GC_AllocatedBlocks += 1;

/* fill header with needed values */
header = (OBJ_HEADER¥*)(newPointer);
header—>_ptrTable = ptrTable;
header—>_color = NEWOBJECTCOLOR,;

/* calculate real address of object and return it */
newPointer += sizeof(OBJ_HEADER);

return newPointer;

/* Y/
/* Sweeps the heap */

void

GC_sweep(void)

{

void *tmp, *object;
OBJ_HEADER *header;

int freeCount = 0;
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/*

/* Loop thru all blocks in heap */
tmp = GC_HeapBottom;

while(tmp + GC_BLOCKSIZE <= GC_HeapTop)

{
header = (OBJ_HEADER *)tmp;

/*
During sweeping,
free white objects or
clear mark of black objects.

If we encounter GreyObjects, there has been error => abort*/

if(GC_ObjectIsWhite(header))
{
freeCount += 1;
GC_ReturnToFreeList(header);

}
else if(GC_ObjectIsBlack(header))

{
GC_ClearMark(header);

}
else if( GC_ObjectIsGrey(header))

{

printf("GC_PANIC: Grey object encountered during sweep!!!!\n");

abort();

}
tmp += GC_BLOCKSIZE;

}

void
GC_mark(void)

{

while( GC_MarkStack != NULL )
{

_*/

/* Blackens all objects in markstack, and clears stack ofterwards */

GC_MarkStack = GC_blackenObject( GC_MarkStack );

}

GC_MarkStack = NULL;
GC_MarkStackLast = NULL;
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/- %
/* Blackens given amount of blocks from markstack */

void

GC_markIncrement(int numBlocks)

{

inti =0;
while(i < numBlocks)
{ 550

/* Blacken first object of markstack, that is, add children of
block to markstack and change block color to black */
GC_MarkStack = GC_blackenObject( GC_MarkStack );

/* If markstack get empty, stop marking and start sweeping in
next GC increment */
if(GC_MarkStack == NULL)

GC_State = SWEEPING;
break; 560

¥
i++;

}

/* - ¥/
/* Shades all roots GREY and adds them to markstack.
Operation is done in one atomic operation */
void
GC_markRoots(void) 570
{
GC_ROOT *tmp=GC_FirstRoot;
while(tmp != NULL)
{
GC_shadeObject(tmp—>_root);
tmp = tmp—>_nextRoot;

}

/* - */ 580
/* Stop and collect implementation of mark-sweep algorithm */
void
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GC_markSweep(void)
{
GC_markRoots();
GC_mark();
GC_sweep();

}

/* - */ 590
/* Calculates increment size for current GC cycle */
int
GC_CalculateIncrementSize(void)
{
int FreeMemory = (GC_HEAPSIZE / GC_BLOCKSIZE) — GC_AllocatedBlocks;
int nof = FreeMemory;
int noa = GC_AllocatedBlocks;
if(nof/2 — 2 == 0) nof = 1;
else
nof = nof/2 — 2; 600
GC_CurrentCycleIncrementSize = noa / (nof);

/? -/

/* Does single Garbage Collector increment */

void

GC_Dolncrement(void)

{

switch(GC_State)
{ 610
case IDLING: /* GC Cycle is started by marking all the roots with atomic operation */

GC_markRoots();
GC_State = MARKING;
GC_CalculateIncrementSize();
break;

case MARKING: /* During marking phase, mark objects acording to increment size */
if( GC_CurrentCycleIncrementSize == 0) GC_CalculateIncrementSize();
GC_markIncrement(GC_CurrentCycleIncrementSize);
break; 620

case SWEEPING: /* Cycle ends by sweeping the heap with atomic operation */

GC_sweep();
GC_State = IDLING;
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7 %
/* Sets given element of LinearArray.
Returns: 0 - everything ok. 630
-1 - Error */
int

SetLinearArray(ARRAYHEADER *arrayHeader, int position, void *value)
{

/* Check that we don’t have table over or underflow */
if ((position >= arrayHeader—>size) || (position < 0) )

{

return —1;
} 640

/¥ Offset of the pointer which points to next block of array */
int nextPtrOffset = (GC_maxChildCount — 1) ;

/* get first real block of the array */
void *nextArrayBlock = arrayHeader—>arrayPtr;

void **tmpPointer;

/* how many blocks we have to traverse */
int blocksToAdvance = position / (GC_maxChildCount — 1); 650

/* offset of machineword, which we want to change, in block */
int positionInCorrectBlock = position % (GC_maxChildCount — 1);

int i = 0;

/* traverse needed block */
while(i < blocksToAdvance)

{

tmpPointer = nextArrayBlock + nextPtrOffset * sizeof(void *); 660
nextArrayBlock = *tmpPointer;
i++;

}

/* count the offset of machineword that we are changing */
nextArrayBlock += positionInCorrectBlock * sizeof(void *);
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/* Set the value */
switch( arrayHeader—>type )
{
case CHAR:
*(char *)nextArrayBlock = *(char *)value;
break;
case INT:
*(int *)nextArrayBlock = *(int *)value;
break;
case DOUBLE:
*(double *)nextArrayBlock = *(double *)value;
break;
case POINTER:
nextArrayBlock = value;
default:

return —1; /* Error */

return 0;

/* -

/* Implements writebarrier used in collector */

void
GC_WriteBarrier(void *object,void **ptr, void *target)

{

/¥ actually change the pointer value */
*ptr = target;

if (target == NULL) return;

OBJ_HEADER *objectHeader = GC_getObjHeader(object);

/* if object whose pointer we are changin is BLACK actions must be taken.

Digktra’s write barrier implementation:
Shade target object, don’t modify original */
if (objectHeader—>_color == BLACK)

{

OBJ_HEADER *targetHeader = GC_getObjHeader(target);
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GC_shadeObject(targetHeader);
} 710

122



