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Kapitel 1

Hintergrund und Motivation

Objekt-orientierte Programmiersprachen ausgestattet mit Vererbungsmechanismen

unterst�utzen vor allem schnelle Prototypentwicklung von Programmen und haben

einen hohen Grad an Wiederverwendbarkeit von existierenden Ressourcen. Aber

eine breite Akzeptanz bei den Benutzern von Programmiersprachen bleibt ihnen

weiterhin verwehrt, obwohl sich objekt{orientierte Ans�atze im Bereich der Soft-

wareentwicklung, z.B. OO-Analyse nach Booch, oder im Bereich der Datenbanken

immer mehr durchsetzen.

Einen kritischen Punkt der objekt{orientierten Programmiersprachen stellt ihre

Implementierung dar. Abgesehen von erheblichem Speicherplatzbedarf eines objekt{

orientierten Systems k�ampfen Programme dieser Sprachen im Gegensatz zu gleichbe-

deutenden C/C++-Programmen mit ihrer
"
problematischen" Laufzeite�zienz. Da-

her spielen Optimierungstechniken f�ur objekt{orientierte Sprachen zur Steigerung

der E�zienz eine �ubergeordnete Rolle.

Die vorliegende Arbeit besch�aftigt sich mit einem Modell zur statischen Analyse

von ungetypten objekt{orientierten Programmen. Die behandelte Programmierspra-

che ist eine Smalltalk-80{artige Sprache.

Im Vergleich zu imperativen Programmiersprachen werden in objekt{orientierten

Programmen weitaus h�au�ger Methodenaufrufe als Funktions- oder Prozeduraufrufe

in imperativen Sprachen verwendet. Die Implementierungstechniken f�ur imperative

Sprachen sind soweit entwickelt, da� sich die Kosten eines Funktionsaufrufes im ak-

zeptablen Rahmen be�nden. Hier sei an die C/C++-Implementierungen erinnert,

die mittels exzessiver Inline-Technik die von Funktionsaufrufen verursachten Kosten

1



2 KAPITEL 1. HINTERGRUND UND MOTIVATION

(zus�atzlicher Aufwand durch Anlegen der Umgebung, des Activation Records) mi-

nimieren. In imperativen Sprachen k�onnen Funktionsaufrufe statisch an ihre Funk-

tionsde�nition gebunden werden. Und dies ist vor allem in ungetypten dynamisch

gebundenen objekt{orientierten Sprachen nicht ohne weiteres m�oglich, da erst zur

Laufzeit durch den Empf�anger eines Aufrufes die entsprechende Methodende�niti-

on bestimmt wird. Der Empf�anger ist ein ausgezeichnetes Argument eines Aufrufs

und kann nicht unmittelbar anhand des Programmtextes exakt ermittelt werden.

In getypten objekt{orientierten Sprachen kann aufgrund der Typdeklarationen der

Empf�anger wesentlich genauer erfa�t werden, soda� das soeben angesprochene Pro-

blem in Sprachen wie C++ oder Ei�el nicht so relevant ist.

1.1 Implementierung von Methodenaufrufen

Wir betrachten einen Methodenaufruf in Smalltalk-80 [GR83] und beschreiben in

welcher Form zu einer Aufrufstelle der geeignete Methodencode (-de�nition) ermit-

telt werden kann.

Sei revr sela:v selb:w ein Methodenaufruf mit Empf�anger revr und Argu-

menten v und w.

call sela:selb:(revr,v,w)
method lookup

routine

Abbildung 1.1: Naive Implementierung der Methodenaufrufe

In einer naiven Implementierung, siehe Abbildung 1.1, �ubersetzt der Compiler

den Methodenaufruf in einen Zwischencode, z.B. der Form call sela:selb:(revr,v,w).

Wenn dieser Zwischencode vom Laufzeitsystem (Interpreter) interpretiert wird, so

wird zun�achst eine systemeigene Methodensuchroutine (method lookup routine) aus-

gef�uhrt. Die Routine schaut in der Klasse nach, zu der das Empf�angerobjekt geh�ort,

ob ein geeigneter Methodencode vorhanden ist. Wenn dies der Fall ist, dann kann

die Verbindung mit der Aufrufstelle (Anlegen der Umgebung, etc.) hergestellt wer-

den. Ansonsten wird in der Superklasse der gerade untersuchten Klasse nach der

Methode weitergesucht. Dieser Proze� wird solange durchgef�uhrt, bis eine geeigne-
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te Methode gefunden wird oder es keine Superklasse mehr gibt. Letzteres f�uhrt zu

einem Programmabbruch mit der Fehlermeldung does{not{understand.

call sela:selb:(revr,v,w)
method lookup

routine

Cache

Abbildung 1.2: Deutsch/Schi�man Implementierung der Methodenaufrufe

Eine verbesserte Methodenaufruf-Implementierung, siehe Abbildung 1.2, die

schon von Deutsch und Schi�man [DS84] vorgeschlagen wurde, wird auch heute noch

von manchen Implementierungen verwendet. Hierbei wird ein zus�atzlicher globaler

Cache eingef�uhrt, auf den bei jedem Methodenaufruf zun�achst zugegri�en wird. Der

Cache speichert die letzten n unterschiedlichen Methodenaufrufe, genauer die Zeiger

auf den entsprechenden Methodencode, ab. Er wird als Hashtabelle angelegt, wobei

in jedem Eintrag die Klassenzugeh�origkeit des Empf�angers, der Methodenname und

der Zeiger auf den entsprechenden Methodencode verwaltet werden. Wenn im Cache

keine geeignete Methode gefunden wird, so kommt die Methodensuchroutine wieder

zur Ausf�uhrung.

call sela:selb:(revr,v,w)
direkter Zugriff auf

den Methodencode

Abbildung 1.3: Direkter Zugri� auf den Methodencode

W�unschenswert w�are eine Implementierung der Methodenaufrufe in der Art,

da� bereits der Compiler einen direkten Zugri� auf den Methodencode erm�oglichen

k�onnte, siehe Abbildung 1.3. Dies kann in einer dynamisch gebundenen Program-

miersprache i.a. nat�urlich nicht der Fall sein, aber der Compiler kann versuchen,

m�oglichst viele Aufrufstellen statisch zu binden.
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1.2 Compilierung in objekt{orientierten Systemen

Objekt{orientierte Systeme, wie z.B. Smalltalk-80, beinhalten neben der Program-

mierprache und einer reichhaltigen Programmbibliothek (Klassenbibliothek) auch ei-

ne graphisch unterst�utzte Programmierumgebung, in der Browser, Editor, Compiler

und Debugger integriert sind. Solche Systeme eignen sich hervorragend zur schnel-

len Prototypentwicklung. Der herk�ommliche Begri� eines Programmes existiert dort

nicht. Stattdessen wird ein Ausdruck bzgl. der vollst�andigen Klassenbibliothek eva-

luiert. Methodende�nitionen werden direkt nach ihrer Eingabe in Zwichencode �uber-

setzt. Somit ist eine den \klassischen" Pascal- oder Modula{Programmen vergleich-

bare vollst�andige Compilierung eines Programmes nicht m�og-

lich. Dadurch sind manche weitreichenden Optimierungstechniken ausgeschlossen.

Nach der Prototypentwicklung gilt es, ein e�zientes Programm zu erstellen. Dies

kann durch Neuentwicklung in einer e�zienten Programmiersprache, wie z.B. C/C++,

erfolgen oder durch Zusammenstellung eines Programmes aus der �ubergro�en Klas-

senbibliothek und seiner Compilierung unter Zuhilfenahme von statischen Programm-

analysen.

In dieser Arbeit m�ochten wir einen Schritt von der Prototypentwicklung in Rich-

tung Endproduktentwicklung gehen und werden ein Konzept f�ur statische Programm-

analysen vorstellen, das f�ur die Compilation eines gesamten Programmes genutzt

werden kann.

1.3 Statische Programmanalysen

Die Aufgabe der statischen Programmanalyse besteht in der statischen Gewinnung

von Informationen �uber das Laufzeitverhalten von Programmen. Der Nutzen von

statischer Programmanalyse kann durch die folgende Frage ausgedr�uckt werden:

Gibt es zu einem gegebenen Programm ein semantisch �aquivalentes

Programm, das weniger Zeit und/oder Platz ben�otigt als das Ur-

sprungsprogramm ?

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

diese Frage korrekt und vollst�andig beantwortet. In der Praxis h�au�g verwendete

Programmanalysen besch�aftigen sich mit den Fragen
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� Hat ein Ausdruck an einem Programmpunkt immer den gleichen (konstanten)

Wert? Wenn ja, so kann bereits zur �Ubersetzungszeit der Wert berechnet und

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

blem)

� Wenn ein Ausdruck mehrfach im Programm vorkommt, ergibt seine Berech-

nung an mindestens zwei Programmpunkten immer den gleichen Wert? Wenn

ja, so ist die zweite Berechnung �uber�ussig und kann durch einen geeigne-

ten Verweis auf das Ergebnis des Ausdrucks ersetzt werden. (Code Motion

Problem)

� Ist der Empf�anger einer Methode immer derselbe? Wenn ja, so kann eine sta-

tische Bindung des Methodenaufrufes erfolgen. (Type Analysis Problem)

Das Einsatzgebiet der statischen Programmanalyse geht �uber die Anwendung

innerhalb eines Compilers zur Optimierung hinaus. So k�onnen Informationen �uber

Benutzung von Variablen zur Unterst�utzung von Entwicklung, Test und Dokumen-

tation von Programmen sowie ihrer Veri�kation dienen.

Wichtige Gesichtspunkte statischer Programmanalysen sind ihre garantierte Ter-

minierung, die Gew�ahrleistung ihrer Korrekheit und eine akzeptable Laufzeit sowie

ein akzeptabler Speicherbedarf.

Statische Programmanlysen k�onnen nicht f�ur alle Eingabedaten eines Program-

mes ausgef�uhrt werden, weshalb Vereinfachungen bzw. Abstrahierungen vorgenom-

men werden m�ussen. Es werden die vom Programm verwendeten (konkreten) Daten

ersetzt durch (abstrakte) Daten, die auf die spezielle Fragestellung der Analyse abge-

stimmt sind. Ausgehend von einer dynamischen Semantik einer Programmiersprache

l�a�t sich folgender Zusammenhang zur Programmanalyse herstellen: Die semanti-

schen Funktionen einer dynamischen Semantikde�nition sind i.a. nicht berechenbar.

Da eine Programmanalyse ihre Informationen in endlicher Zeit berechnen mu�, wer-

den die semantischen Funktionen derart modi�ziert, da� sie berechenbar sind. Die so

gewonnene Semantik wird als Nichtstandard-Semantik bezeichnet. Die Berechnung

der Nichtstandard{Semantik liefert Informationen �uber die Standard{Semantik (dy-

namischen Semantik) eines Programmes. Es gibt eine Abstraktionsrelation, die die

beiden Semantiken miteinander verbindet, siehe Abbildung 1.4.
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S  Standard-Semantik

N  Nichtstandard-Semantik

Programm

[[ ]]

[[ ]] N

δ Abstraktionsrelation

Abbildung 1.4: Abstraktion der Standard-Semantik

Umgekehrt k�onnen durch eine sogenannte Konkretisierungsrelation, siehe Ab-

bildung 1.5, die die abstrakten Informationen in die Menge der konkreten Daten

abbildet, angegeben werden.1

S  Standard-Semantik

N  Nichtstandard-Semantik

Programm

[[ ]]

[[ ]] N

δ γ Konkretisierungsrelation

Abbildung 1.5: Konkretisierung der Nichtstandard-Semantik

In der vorliegenden Arbeit werden wir die Korrektheit der Nichtstandard{Seman-

tik bzgl. einer Standard{Semantik nicht behandeln, sondern werden eine Nicht-

standard{Semantik de�nieren, die das spezi�sche Problem beschreibt, aber immer

noch nicht berechenbar ist. Wir zeigen dann, da� eine algorithmische Beschreibung

der Nichtstandard{Semantik existiert und korrekt ist.

Somit ist die Nichtstandard{SemantikNR die Referenzl�osung unserer Programm-

analyse und N
A die L�osung der algorithmischen Umsetzung, siehe Abbildung 1.6.

Abh�angig von der mathematichen Struktur der Informationen erhalten wir die Gleich-

heit (Koinzidenz) oder das Enthalten sein (die Korrektheit) der algorithmischen

L�osung mit bzw. in der Referenzl�osung.

1Diese Eigenschaft, die zur Konstruktion von \konkreten" abstrakten Interpretationen verwen-

det wird, ist von Cousot und Cousot in [CC77, CC79] beschrieben worden. Eine systematische

�Ubersicht des abstrakten Interpretationsansatzes ist in [CC96] zu �nden.
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S

N

Programm

[[ ]]

[[ ]] N R (=)NA

Abbildung 1.6: Korrektheit der algorithmischen L�osung der Nichtstandard-Semantik

In dieser Arbeit werden statische Programmanalysen als globale Datenu�ana-

lysen dargestellt, insbesondere f�ur ungetypte objekt{orientierte Programmierspra-

chen. Bei Datenu�analysen unterscheidet man zwischen intra- und interprozedu-

ralen Analysen, je nachdem ob nur eine einzelne Prozedur isoliert betrachtet wird

oder der durch Prozeduraufrufe entstehende Datenu� erfa�t wird. Eine ausf�uhrliche

Einf�uhrung in dieses Themengebiet kann in [Zi82, MJ81, WM95] gefunden werden.

Um ein Programmm�oglichst gut optimieren zu k�onnen, werden verschiedene Da-

tenu�analysen eingesetzt. F�ur diese Analysen m�u�te jedesmal ein Algorithmus ent-

worfen und seine Korrektheit gezeigt werden. Diesen Aufwand k�onnen wir minimie-

ren, da die Struktur der Algorithmen und der Korrektheitsbeweise in wesentlichen

Teilen gleich sind. Daher kann ein sogenannter Datenu�analyse{Rahmen eingef�uhrt

werden, wie der f�ur imperative Sprachen von Knoop, Ste�en und R�uthing in [Kn93,

KRS94c]. Weitere Datenu�analyse-Rahmen werden in [CDG96b] diskutiert. F�ur ein

konkretes Datenu�analyseproblem gen�ugt es, den Datenbereich und gewisse Opera-

tionen auf ihm zu spezi�zieren. Der Datenu�anlayse{Rahmen stellt einen Algorith-

mus bereit, der das spezielle Datenu�analyseproblem l�ost. Der Datenu�analyse{

Rahmen von Knoop, Ste�en und R�uthing wird an objekt{orientierte Sprachen an-

gepa�t, siehe auch [KG96a, KG96b, KG96b, Go96, Go97, GP97b], so da� �uber diese

Arbeit hinausgehend auch andere Datenu�analyseprobleme gel�ost werden k�onnen.

1.4 Typanalyse

Ausgangspunkt unserer �Uberlegungen war die Fragestellung, ob zur �Ubersetzungs-

zeit der Empf�anger eines Methodenaufrufes eindeutig einer Klasse zugeordnet wer-
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den kann. Diese Klassenzugeh�origkeit werden wir von nun an mit Hilfe des Begri�s

Typ ausdr�ucken. In Variablen werden Werte (Objekte) abgespeichert. Ein Objekt

geh�ort zur Laufzeit eindeutig einer Klasse an, d.h. ist Instanz einer Klasse. Der Typ

einer Variablen zur Laufzeit ist genau diese Klasse bzw. der Klassenname. In der

statischen Programmanalyse sind Typen Invarianten bzgl. der Laufzeit eines Pro-

grammes. Die statische Auswertung von Verzweigungen kann dazu f�uhren, da� an

einem Programmpunkt eine Variable sowohl Instanz einer Klasse A als auch Instanz

einer Klasse B sein k�onnte. Daher ist der Typ einer Variablen die kleinste Menge

der m�oglichen Klassennamen, von denen die Variable eine Instanz gespeichert haben

k�onnte.

Typ = Menge von Klassen(namen)

Nicht nur Variablen werden Typen zugeordnet, sondern auch Ausdr�ucken. Die oben

angesprochenen Invarianten beinhalten, da�

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

werden k�onnen,

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

1.5 Typanalyse und Datenu�analyse

Wir werden in dieser Arbeit im angesprochenen Datenu�analyse{Rahmen eine Pro-

grammanalyse de�nieren, die den Typ f�ur jeden Empf�anger eines Methodenaufrufes

bestimmt. Ist dieser Typ eindeutig, d.h. die Menge der Klassen dieses Typs be-

steht nur aus einem Element, so kann der Methodenaufruf wie ein Funktionsaufruf

behandelt werden.

Eine \vern�unftige" Typanalyse im Modell der klassischen interprozeduralen Da-

tenu�analyse zu de�nieren, ist nicht ohne weiteres durchf�uhrbar. Die klassische

interprozedurale Datenu�analyse konstruiert zun�achst einen Kontrollu�graphen,

der die Aufrufstruktur der Prozeduren des Programmes wiederspiegelt. Dann wird

der Kontrollu�graph analysiert. In objekt{orientierten Sprachen f�uhrt dieser An-

satz zu folgender Problematik:
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� die Konstruktion des Kontrollu�graphen h�angt von den Typinformationen

jeder einzelnen Aufrufstelle ab,

� die Berechnung der Typinformationen h�angt von der Analyse des Kontroll-

u�graphen ab.

Daher haben wir von einer \vern�unftigen" Typanalyse gesprochen, weil nat�urlich ein

Kontrollu�graph aufgebaut werden kann, der jede Aufrufstelle mit allen Methoden-

de�nitionen geeigneten Namens verbindet. Die Analyse eines solchen Graphens lie-

fert aber i.a. sehr ungenaue Informationen, weil ja nicht jede Methodende�nition zur

Laufzeit ausgef�uhrt wird. Um die gegenseitige Abh�angigkeit von Kontrollu�graph

und Typinformation aufzul�osen, wird folgende Vorgehensweise gew�ahlt:

� Aufbau eines Kontrollu�graphen, indem jede Aufrufstelle mit allen Metho-

dende�nitionen geeigneten Namens verbunden wird,

� zur Analysezeit wird selektiert, welche Methodende�nitionen analysiert wer-

den. Dabei werden von der Analyse bereits berechnete Typinformationen ver-

wendet.

Typanalysen f�ur objekt-orientierte Programme sind seit l�angerem bekannt. Aber

erst in den letzten drei Jahren sind aggressivere Typanalysen vorgestellt und ge-

testet worden. In dieser Arbeit werden wir f�unf Typanalysen unterschiedlicher Ag-

gressivit�at im Rahmen der interprozeduralen Datenu�analyse vorstellen und neben

theoretischen Vergleichen auch, und vor allem, empirische Aspekte untersuchen. Die

Frage nach den Grenzen (dem Trade{O�) von Theorie und Praxis werden ausf�uhr-

lich diskutiert.

1.6 Graphische Darstellung der Ergebnisse der Typ-

analyse

Neben der Optimierung der Implementierung von objekt-orientierten Programmen

liegt der Einsatzbereich einer Typanalyse in der Unterst�utzung der Entwicklung

von Programmen. Dazu eignen sich in hervorragender Weise graphische Werkzeuge.

Ein ungetyptes Programm kann nach erfolgter Typanalyse mit Typinformationen
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versehen (annotiert) werden. Dies erh�oht die Lesbarkeit und das Verst�andnis des

Programms. Ebenso k�onnen m�ogliche Fehlerquellen einfacher lokalisiert werden. Die

von einer Typanalyse berechneten Informationen sind bei gr�o�eren Programmen

sehr umfangreich, so da� eine graphische Aufbereitung notwendig ist. Aus diesen

Gr�unden haben wir ein Werkzeug namens SOLAT entwickelt [Po97, GP97b], da�

genau diese Aufgabe erf�ullt.

1.7 Ziele der vorliegenden Arbeit

Im Rahmen dieser Arbeit wurden folgende Ziele verfolgt und umgesetzt:

� Bereitstellung eines interprozeduralen Datenu�analyse{Rahmens f�ur objekt{

orientierte Programme, der Korrektheitsbeweise der speziellen Datenu�ana-

lyseprobleme erleichert,

� Typanalysen f�ur ungetypte objekt{orientierte Sprachen,

� Theoretischer Vergleich verschiedener Typanalysen bzgl. ihrer M�achtigkeiten,

� Implementierung der Typanalysen,

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

Qualit�at der gewonnenen Informationen, Speicherplatz)

� Bereitstellung eines graphischen Werkzeugs zur Handhabung der Typinforma-

tionen.

1.8 Aufbau der vorliegenden Arbeit

Nach diesem einf�uhrenden Teil der Arbeit wird in Kapitel 2 eine einfache objekt{

orientierte Sprache namens SOL vorgestellt. Durch Transformation der SOL -Pro-

gramme in Graphen wird die Grundlage f�ur eine Datenu�analyse gescha�en. In

Kapitel 3 wird der Datenu�analyse-Rahmen beschrieben und die Korrektheit des

algorithmischen Ansatzes bzgl. seiner Referenzl�osung gezeigt. Danach werden in Ka-

pitel 4 f�unf verschiedene Typanalysen de�niert und ihre Korrektheit gezeigt. Kapitel
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5 besch�aftigt sich mit den empirischen Untersuchungen und ihrer Resultate. Dabei

wird zun�achst eine Neuformulierung des theoretischen Algorithmuses erfolgen, so-

da� nur noch diejenigen Teile des Programms ausgewertet werden, die unbedingt

ben�otigt werden. Danach werden die f�unf Typanalysen bzgl. ihrer Analysezeiten,

ihrer Qualit�at (Anzahl der mehrdeutigen Aufrufstellen, Anzahl der �uber�ussigen

Methodende�nitionen, Speicherplatzbedarf) miteinander verglichen. Die einzelnen

Aspekte werden zusammenfassend bewertet, wobei sich eine Typanalyse als der beste

Kompromi� zwischen Theorie und Praxis herauskristallisiert. In Kapitel 6 wird ein

Werkzeug zur graphischen Darstellung der berechneten Typinformationen beschrie-

ben. Verwandte Ans�atze (Kapitel 7) skizzieren andere Konzepte zur Berechnung

von Typinformationen und vergleicht diese mit dem hier beschriebenen Verfahren.

In den Schlu�bemerkungen des Kapitels 8 wird neben einer Zusammenfassung der

Arbeit ein Ausblick auf nicht behandelte Fragestellungen gegeben.
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Kapitel 2

Eine objekt-orientierte

Programmiersprache

Zun�achst werden wir eine Smalltalk-80{�ahnliche Sprache vorstellen und de�nieren.

Einige Programmtransformationen werden dann zu der f�ur die Datenu�analyse

geeigneten Programmdarstellung f�uhren.

2.1 Die Sprache SOL

Ein SOL -Programm besteht aus einer Menge von Klassende�nitionen (der Klassen-

bibliothek) und einem Hauptprogramm (einem Ausdruck). Dieser Ausdruck wird

bez�uglich der Klassenbibliothek ausgewertet, d.h. unter Zuhilfenahme aller durch

die Klassenbibliothek zur Verf�ugung gestellten Ressourcen. Jede Auswertung eines

Ausdrucks liefert einen Wert zur�uck. Dies kann entweder eine Integerzahl, der unde�-

nierte Wert nil oder ein Zeiger auf ein Objekt sein. Ein Objekt ist eine Instanz einer

Klasse. Es besteht aus seinen Instanzvariablen und einem Hinweis auf die Klasse,

die es erzeugte. Eine Klasse de�niert Instanzvariablen und Methoden.

Die sogleich de�nierte Sprache SOL stellt folgende Sprachkonstrukte zur Ver-

f�ugung:

� Zuweisungen (assignments),

� Erzeugung eines Objektes durch Klasseninstanziierung,

� dynamisches Binden von Methodenaufrufen,

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

kannt.

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

den Verzicht auf:

� Vererbung: Das statische Vererbungskonzept von Smalltalk-80 l�a�t sich durch

eine Programmtransformation au�osen. Dies geschieht, indem jede Klassende-

�nition erweitert wird um ihre ererbten Variablen- und Methodende�nitionen

mit Ausnahme der �uberladenen, d.h. �uberde�nierten (overloading), Methoden.

Zus�atzlich kann jede super{Botschaft ersetzt werden durch eine self{Botschaft

an eine umbenannte Version der entsprechenden ererbten Methode. Somit kann

in dem transformierten Programm jede Klasse als separate Einheit betrachtet

werden, da sie ja alle ererbten De�nitionen enth�alt.1

� Blockkonzept von Smalltalk-80: Dieses Konzept l�a�t sich ebenfalls durch eine

geeignete syntaktische Transformation in der Sprache SOL simulieren2.

� I/O-Routinen, File{Handling und eine Reihe von primitiven Werten (Floats,

Characters,...).

2.2 Die Syntax von SOL

Ein Programm besteht aus einer Menge von Klassen und einem Ausdruck, siehe

Abbildung 2.1. Eine Klasse setzt sich aus ihrem Namen (ClassId), der De�niti-

on von Instanzvariablen (Id) und einer Menge von Methodende�nitionen (Method)

zusammen. Eine Methodende�nition (Method) besteht aus dem Methodennamen

1Vererbung ist ein wichtiges Konzept zur Wiederverwendung von bereits de�nierten Ressourcen.

Allerdings im Rahmen der statischen Programmanalyse w�urde die Einbeziehung von Vererbung

nur zu einer un�ubersichtlicheren Darstellung f�uhren, soda� wir auf sie verzichtet haben.
2In Smalltalk-80 werden alle Kontrollstrukturen durch Bl�ocke programmiert, die Ausdr�ucke

darstellen, deren Auswertung verz�ogert werden kann. Eine Blockauswertung kann somit als ei-

ne anonyme Methodenausf�uhrung betrachtet werden. Genauer, die De�nition eines Blockes kann

durch eine Instanziierung einer neuen Klasse und die Anweisung zur Ausf�uhrung des Blockes kann

durch einen Methodenaufruf dieser neuen Klasse ersetzt werden. Dabei mu� allerdings auch die

gesamte Umgebung (Variablen und Parameter) mit �ubergeben werden.
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(Program) P ::= C1:::Ck E

(Class) C ::= class ClassId

var Id1 : : : Idk M1 : : :Mn

end ClassId

(Method) M ::= method m1 : Id1:::mn : Idn E

(Simple Expression) SE ::= ClassId new j self j Id j

nil j Integer

(Restricted Expression) RE ::= SE j RE m1 : RE1:::mn : REn j

RE instanceOf: ClassId j

RE1 comOp RE2j RE1 arOp RE2

(compareOperator) comOp ::= = j < j > j <= j >= j <>

(arithmeticOperator) arOp ::= +j � j � j=

(Expression) E ::= RE j Id := RE j E1;E2 j

if RE then E1 else E2 endif j

while RE do E done j

repeat E until RE

Abbildung 2.1: Syntax der Programmiersprache SOL
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(m1 : :::mn :), seinen Parametern (Id1; :::; Idn) und dem Methodenrumpf (E), ei-

nem Ausdruck. Ein Ausdruck kann entweder ein Instanziierungsausdruck, der die

Erzeugung eines Objektes bewirkt, der vorde�nierte Identi�kator self, der unde-

�nierte Wert nil, ein Methodenaufruf, ein if-then-else-Konstrukt, ein repeat-

Schleifenkonstrukt oder ein while-Schleifenkonstrukt sein.

2.3 Laufzeitmodell

Ein SOL -Ausdruck wird in Abh�angigkeit von der Klassenbibliothek und einem

Zustand berechnet. Dieser Zustand besteht aus einem Heap (Objectmemory in

Smalltalk-80 genannt) und einer Liste von Activation Records (Method Context in

Smalltalk-80 genannt). Der Heap verwaltet die erzeugten Objekte, wobei ein Ob-

jekt eine Struktur bestehend aus Namen der zugeh�origen Klasse und Werten f�ur

die Objekt-(Instanz-)variablen ist. Das Activation Record verwaltet die Bindungen

der formalen Parameter an die aktuellen Argumente eines Methodenaufrufes und

den Wert der self-Variablen sowie einen Zeiger auf das zuvor verwandte Activation

Record3, siehe Abbildung 2.2.

A
x

y

ACTIVATION RECORD

B

A
x

y
5

self

p 4

q

z

7

vorheriges AR

HEAP STACK

Abbildung 2.2: Laufzeitmodell

Im folgenden werden wir die Wirkungsweise der einzelnen Ausdrucksformen auf

den Zustand beschreiben. Sei z der aktuelle Zustand:

integerjnil Hierbei wird der Zustand nicht ver�andert.

3Die Verwaltung von Methodenaufrufen erfolgt in der wohlbekannten Stack-Technik.
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RE1 arOp RE2 Zun�achst wird der Ausdruck RE1 bzgl. des Zustandes z ausgewertet.

Der resultierende Wert sei w1 und der resultierende Zustand sei z1. Dann wird

der Ausdruck RE2 bzgl. des Zustandes z1 berechnet. Der daraus resultierende

Wert sei w2 und der resultierende Zustand sei z2. Sofern RE1 und RE2 Integer-

zahlen darstellen, wird nun die entsprechende arithmetische Operation arOp

(+;�; �; =) auf die Werte w1 und w2 angewandt. Das Ergebnis dieser Operation

und der Zustand z2 werden als Gesamtresultat des Ausdruckes zur�uckgegeben.

RE1 comOp RE2 Entsprechend wie bei den arithmetischen Operationen.

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

Record zur�uckgegeben. Der Zustand ver�andert sich nicht.

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

stanzvariablen des Objektes auf das self zeigt, gefunden.

Id := RE Zun�achst wird der Ausdruck RE ausgewertet. Sei w der resultierende Wert

und z0 der resultierende Zustand. Dann wird in z0 der Instanzvariablen Id des

Objektes, auf das self zeigt, der Wert w zugewiesen. Dieser derart ge�anderte

Zustand sowie der Wert w bilden das Resultat des Gesamtausdruckes.

E1;E2 Zun�achst wird der Ausdruck E1 bzgl. des Zustandes z ausgewertet, sei z
0 der

daraus resultierende Zustand. Dann wird der Ausdruck E2 bzgl. des Zustandes

z
0 berechnet. Der hieraus resultierende Wert sowie der resultierende Zustand

sind das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

RE instanceOf: Id Zun�achst wird der Ausdruck RE bzgl. des Zustandes z berech-

net, mit resultierendem Zustand z
0. Nun wird �uberpr�uft, ob der Wert von RE

Instanz der Klasse Id ist. Wenn ja, so wird der Wert true und z
0 zur�uckgege-

ben, ansonsten der Wert false und z
0.

if RE then E1 else E2 endif Als erstes wird der Ausdruck RE berechnet, mit re-

sultierendemWert w1 und Zustand z1. Nun wird �uberpr�uft, ob w1 ungleich dem

Wert false ist. Wenn ja, dann wird der Ausdruck E1 ausgewertet, ansonsten

der Ausdruck E2. Der daraus resultierende Wert und der daraus resultierende

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

dem Wert w1 und Zustand z1. Nun wird �uberpr�uft, ob w1 ungleich dem Wert

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

tierende Wert und der daraus resultierende Zustand bilden nun die Basis f�ur

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

Ansonsten sind w1 und z1 das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

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

Wert w1 und Zustand z1. Dann wird der Ausdruck RE ausgewertet, mit resul-

tierendem Wert w2 und Zustand z2. Nun wird �uberpr�uft, ob w2 ungleich dem

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

des Zustandes z2, d.h. die Schleifeniteration wird fortgesetzt. Ansonsten sind

w2 und z2 das Ergebnis des Gesamtausdruckes.

RE0 m1 : RE1 ::: mn : REn Die Aktionen, die beim Auswerten eines solchen Aus-

druckes erfolgen, lassen sich folgenderma�en skizzieren:

� Zun�achst werden der Empf�anger RE0 und, falls vorhanden, die Argumen-

te berechnet. Sei z0 der daraus resultierende Zustand.

� Dann wird die Klassenzugeh�origkeit des Empf�angers bestimmt, sei K die

entsprechende Klasse.

� Nun wird �uberpr�uft, ob in K eine Methode m1 : :::mn : existiert. Falls

nein, kommt es zum Programmabbruch mit der Fehlermeldung does{not{

understand.

� Ansonsten wird ein neues Activation Record angelegt, in dem die Bin-

dungen self ! Wert(RE0), formalerParameter1 ! Wert(RE1), ... ,

formalerParameterN ! Wert(REn) und ein Verweis auf das alte Ac-

tivation Record abgelegt sind.

� Nun kann der Ausdruck im Methodenrumpf von m1 : :::mn : bzgl. des

Zustands, bestehend aus dem Heap und dem neuen Activation Record,

ausgewertet werden. Angenommen diese Berechnung terminiert mit dem

Wert w und dem Zustand z
00.
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� Die Berechnung des Gesamtausdruckes endet damit, da� der Zustand z

derart modi�ziert wird, da� der Heap von z ersetzt wird durch den Heap

von z00. Der Zustand z00 wird freigegeben. Der Wert des Gesamtausdruckes

betr�agt w.

2.4 Vorbereitende Umformungen

Programme der zuvor eingef�uhrten syntaktischen Art eignen sich nicht sonderlich

zur statischen Analyse (Datenu�analyse). Daher werden SOL -Programme zun�achst

in \einfachere", genauer in einfacher zu analysierende, SOL {Programme transfor-

miert. Hierbei werden alle Methodenaufrufe, die auf Empf�anger- und Argumentposi-

tionen in Methodenaufrufen vorkommen, eliminiert. Dies geschieht durch Einf�ugen

zus�atzlicher neuer Variablen. Diese im Programm nicht vorkommenden Variablen

bekommen die zu eleminierenden Methodenaufrufe zugewiesen. Dann werden die

Methodenaufrufe durch die entsprechenden Variablen ersetzt. �Ahnlich werden Be-

dingungen, die Methodenaufrufe beinhalten, behandelt.

Beispiel:

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

t1 := o m:a;

t2 := p k:b;

t1 n:t2

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

c endif ersetzt durch

t := o n:a;

if t then b else c endif

Programme, die diesen Anforderungen gen�ugen, k�onnen wie in Abbildung 2.3 be-

schrieben werden.

Zur statischen Analyse wird meistens nicht die textuelle Darstellung von Pro-

grammen verwendet, sondern Programme werden als Graphen oder als eine Men-

ge von Graphen repr�asentiert. Wir werden drei geeignete Darstellungen in diesem

Abschnitt einf�uhren, das OO-Programm-Modell (Repr�asentation eines Programms

als Transistionssystem), das OO-Analyse-Modell (Aufsplitten der Methodenaufrufe,
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(Program) P ::= C1:::Ck E

(Class) C ::= class ClassId

var Id1 : : : Idk M1 : : :Mn

end ClassId

(Method) M ::= method m1 : Id1:::mn : Idn E

(Simple Expression) SE ::= ClassId new j self j Id j

nil j Integer

(Simple Method Call) SMC ::= SE0 m1 : SE1:::mn : SEn

(Primitive Method Call) PMC ::= Id1 + Id2 j Id1 � Id2 j

Id1 � Id2 j Id1 = Id2

(Simple Expression SEMC ::= SE j SMC j PMC

or Method Call)

(Simple Condition) SC ::= SE j SE instanceOf: ClassId j

Id1 = Id2 j Id1 < Id2 j Id1 > Id2 j

Id1 <= Id2 j Id1 >= Id2 j Id1 <> Id2

(Expression) E ::= SEMC j Id := SEMC j E1;E2 j

if SC then E1 else E2 endif j

while SC do E done j

repeat E until SC

Abbildung 2.3: Syntax der vereinfachten SOL -Programme

Herstellen des funktionalen Charakters eines Aufrufs, Einf�uhren von Filtern) und

den OO-Analyse-Graphen (Herstellen des interprozeduralen (inter-objekt) Daten-

usses).

2.4.1 OO-Programm-Modelle

Um den Kontrollu� und den Datenu� in einem Programm darzustellen, werden

Flu�graphen (ow graphs) verwendet. Dabei werden die Knoten des Graphen mit

Ausdr�ucke dekoriert und die Kanten spiegeln den Kontrollu� wieder. Jeder Proze-

dur oder Funktion wird ein solcher Flu�graph zugeordnet. Diese Technik ist schon

seit l�angerem bekannt, siehe z.B. [MJ81], und kommt vor allen bei imperativen

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

In der vorliegenden Arbeit werden Flu�graphen durch Transitionssysteme darge-

stellt [St93]. Hierbei werden nun die Kanten mit Ausdr�ucken der Sprache dekoriert

und nicht die Knoten. Weiterhin modellieren die Kanten den Kontrollu� einer Me-

thode. Die Knoten repr�asentieren nur die Programmpunkte.

Ein OO-Programm-Modell T pm =< M1; :::;Mk;MH > ist ein System von Metho-

den{Modellen, wobei diese die Methoden der Klassen des Programms darstellen.MH

ist ein k�unstlich hinzugef�ugtes Methoden-Modell, das den Ausdruck des Hauptpro-

gramms darstellt.

Ein Methoden-Modell ist ein Transitionssystem M = (N;E; s; e), wobei N eine

Menge von Knoten (nodes), E eine Menge von Kanten (edges), s ein Knoten, der

keinen Vorg�anger besitzt, und e ein Knoten, der keinen Nachfolger besitzt, ist. Im

weiteren werden wir im Hinblick auf den Sprachgebrauch bei Transitionssystemen

Knoten auch als Zust�ande (states) und Kanten als Transitionen (transitions) be-

zeichnen.

O.B.d.A. habe der Endzustand jedes Methoden-Modells genau eine eingehende

Transition. Dies kann ggf. durch Hinzuf�ugen einer weiteren Transition erreicht wer-

den. Somit sind Transitionen mit Ausnahme der Transition zum Endzustand eines

Methoden{Modells dekoriert mit

� einfachen Ausdr�ucken (SE),

� einfachen oder primitiven Methoden (SMC; PMC),

� einfachen Bedingungen (SC),

� Zuweisungen, deren rechte Seite einfache Ausdr�ucke, einfache Methodenaufrufe

oder primitive Methodenaufrufe sind (SEMC).

In der soeben beschriebenen Weise l�a�t sich ein SOL -Programm auf nat�urliche

Weise als OO-Programm-Modell darstellen, wie am folgenden Beispielprogramm

gezeigt wird.

Beispielprogramm:

class A
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method m

if 1<2

then self

else self m

endif

end A

class B

var c d

method n

c:=3;

d:=4;

while c<>d do

c:=d

done;

self

method m

A new n

end B

class Bsp

var a b

method run

a := Bsp new;

if a instanceOf: Bsp

then a:= A new

else a:= B new

endif;

b:=a m;

b:=1

end Bsp

Bsp new run

Das zugeh�orige OO-Programm-Modell ist in Abbildung 2.4 dargestellt.

2.4.2 OO-Analyse-Modell

Ausgehend von einem OO-Programm-Modell erhalten wir das zugeh�orige OO-Ana-

lyse-Modell durch drei Transformationen. In einem ersten Schritt werden Metho-

denaufrufe aufgespalten (gesplittet). Dies geschieht derart, da� zun�achst Empf�anger

und Argumente vor dem eigentlichen Aufruf separat ausgef�uhrt werden und der

Aufruf nur ihre Werte verwendet. In einem zweiten Schritt wird der funktionale
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d:=4

"Main-Program"

Bsp new run

method run

var a bclass Bsp

class B var c d

a:=Bsp new

a instanceOf: Bsp

a:=B newa:=A new

b:=a m

b:=1

c:=3

c<>d

c:=d self

’False’’nFalse’

’nFalse’ ’False’

method m

class A

1<2

self

self m

’nFalse’ ’False’

1

3

4

5
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7

8

2

9

class B var c d

method m

A new n

21
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36

method n

Abbildung 2.4: OO-Programm-Modell des Bespielprogramms
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Charakter4 der Methodenaufrufe explizit hergestellt. Das Ergebnis eines Methoden-

aufrufes wird in einer gesonderten Variablen abgelegt. Im letzten Schritt werden

Bedingungen umgeformt, so da� sogenannte Filter bei der Analyse die geeigneten

Zweige heraus�ltern k�onnen. Es werden also nicht automatisch5 beide Zweige eines

if-then-else-Ausdruckes untersucht, sondern in Abh�angigkeit der Bedingung evtl.

nur ein Zweig. Diese Filtertechnik kommt auch sp�ater bei der Auswertung der Me-

thodenaufrufe zum Selektieren des geigneten Methoden{Modells zur Anwendung.

Schritt 1: Aufsplitten der Methodenaufrufe

Jede Transition e � (s; t), die mit einem Ausdruck oder einer Zuweisung der Form

[Id :=]SE0 m1 : SE1:::mn : SEn

dekoriert ist, wird durch Transitionen (s; r0), (r0; r1),...,(rn�1; rn), (rn; t) ersetzt, die

dekoriert sind mit e-sendsTo := SE0, e-param1 := SE1,...,e-paramn := SEn und

[Id :=]e-sendsTo m1 : e-param1:::mn : e-paramn, siehe Abbildung 2.5.

s

a) b)

s

t

e (s,t)

e-sendsTo := SE

[ Id := ]  SE  m  :  SE  ...
1

m  :  SE

1

n n

(s,r )1

n

t

[ Id := ] e-sendsTo
1

m  :  Id  ...  m  :  Id
1 n n

(r  ,t)n

(r  ,r  )21

n-1(r      ,r  )

e-param  :=  SE

1

1

e-param  :=  SEn n

Abbildung 2.5: Aufsplitten der Methodenaufrufe

Die bereits im Programm de�nierten Variablen werden um e-sendsTo und e-param 1,

..., e-paramn erweitert.

4Methodenaufrufe k�onnen, wie Funktionen, eine Wert zur�uckliefern.
5Dies h�angt nat�urlich von der verwendeten Analyse ab, wie wir sp�ater sehen werden.
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Schritt 2: Funktionalen Charakter herstellen

Erweitere die bereits im Programm de�nierten Variablen um die Variablemethod-result,

die zur Speicherung des Wertes des zuletzt ausgewerteten Ausdrucks einer Methode

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

Sei die Menge der \Bearbeitungs"transitionen initialisiert durch die Transitionen, die

in die Endzust�ande der Methode eingehen. F�uhre f�ur alle Bearbeitungstransitionen

aus:

1. Falls die Bearbeitungstransition mit einem einfachen Ausdruck oder Metho-

denaufruf SEMC dekoriert ist, dann ersetze die Dekorierung durchmethod-result

:= SEMC.

2. Falls die Bearbeitungstransition mit einer Zuweisung dekoriert ist, deren rechte

Seite ein einfacher Ausdruck oder Methoden-Aufruf SEMC ist, dann dekoriere

die vom Endzustand der Bearbeitungstransition ausgehenden Transitionen mit

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

3. Falls die Bearbeitungstransition nicht dekoriert ist, dann erweitere die Menge

der Bearbeitungstransitionen um die in den Anfangszustand der Bearbeitungs-

transition eingehenden Transitionen.

4. Verringere die Menge der Bearbeitungstransitionen um die soeben bearbeitete

Transition.

Algorithmisch l�a�t sich die Herstellung des funktionalen Charakters von Methoden

beschreiben durch:

Algorithmus:

Sei M = (N;E; s; e) ein Methoden-Modell.
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InT := InTransition(e)

repeat

for all t 2 InT do

if dekor(t) � SEMC then

dekor(t) � method-result := SEMC

else if dekor(t) � Id := SEMC then

dekor(OutTransition(dest(t))) � method-result := Id

else InT := InT [ InTransition(source(t))

endif;

InT := InTnftg

until InT = ;

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

rierung liefert; InTransition(z) die Funktion ist, die zu dem Zustand z die in ihm

eingehenden Transitionen liefert; OutTransition(z) die Funktion ist, die zu dem

Zustand z die von ihm ausgehenden Transitionen liefert; dest(t) die Funktion ist,

die zu der Transition t seinen Endzustand liefert; source(t) die Funktion ist, die zu

der Transition t seinen Anfangszustand liefert.

Abbildung 2.6 illustriert die Herstellung des funktionalen Charakters.

method-result :=  SEMC

a) b)

e

Id := SEMC

...

e

SEMC Id := SEMC

...

method-result := Id

Abbildung 2.6: Funktionaler Charakter

Schritt 3: Einf�uhrung von Filtern

Die im Programm bereits vorkommenden Variablen werden um e-cond erweitert.

Wir betrachten nun alle Transitionen, die mit Bedingungen dekoriert sind. �Ahn-

lich wie in Schritt 1 wird die Bedingung durch Zuweisung an die Variable e-cond

vor Ausf�uhrung des Verzweigungsausdruckes ausgewertet. D.h. jede Transition e �
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(s; t), die mit einer Bedingung der Form SE oder Id1 = Id2
6 dekoriert ist, wird nun

mit e-cond := SE bzw. e-cond := Id1 = Id2 dekoriert. Jede Transition e � (s; t), die

mit SE instanceOf :Id dekoriert ist, wird ersetzt (aufgesplittet) durch die Tran-

sitionen (s; r) und (r; t), die dekoriert werden mit e-cond := SE und e-cond :=

e-cond instanceOf :Id. Dann werden die vom Endzustand von e ausgehenden zwei

Transitionen, die den `nFalse' bzw. `False` Zweig repr�asentieren, mit e-cond neqFalse

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

2
e

1
e

2
e

1

e
2

e
1

e
2

e
1

e

1

a) b)

c) d)

e-cond := SE

e-cond := e-cond

e SE

e e-cond := SE | Ide SE | Id

e-cond

e-cond

instanceOf:

‘nFalse’ ‘False’

instanceOf:

‘nFalse’ ‘False’

neqFalse

‘False’

eqFalse

‘False’‘nFalse’ ‘nFalse’

neqFalsee-cond

e-cond neqFalse

ClassId

ClassId

1
comOp Id

2
comOp Id

2

Abbildung 2.7: Einf�uhren von Filtern

Das zum OO-Programm-Modell aus Abbildung 2.4 geh�orige OO-Analyse-Modell

ist in Abbildung 2.8 dargestellt.

Notation

Sei T am =< M1; :::;Mk;MH > das OO-Analyse-Modell eines Programmes �.

� N
am bezeichne die Menge der Zust�ande von T am und Eam bezeichne die Menge

der Transitionen von T
am.

6Der Vergleichsoperator = sei hier stellvertretend auch f�ur alle anderen Vergleichsoperatoren

verwendet.
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d:=4

"Main-Program"

class B var c d

c:=3

c:=d

35-sendsTo:=Bsp new

method-result:=35-sendsTo run

11-cond:=c<>d

11-cond eqFalse11-cond neqFalse

method-result:=self

19-sendsTo:=A new

class B var c d

method m

method-result:=19-sendsTo n

method m

class A

1

3

4

5

6

7

8

2

method-result:=self

method-result:=7-sendsTo m

7-sendsTo:=self

1-cond:=1<2

1-cond eqFalse1-cond neqFalse

9

21

20

19

18

17

16

15

14

13

12

11

10

method run

var a bclass Bsp

a:=B newa:=A new

b:=1

a:=Bsp new

23-cond:=a

23-cond:=23-cond instanceOf: Bsp

31-sendsTo:=a

b:=31-sendsTo m

method-result:=b

23-cond neqFalse 23-cond eqFalse

34

33

32

31

27

26

30

29

25 28

24

23

22

36

35

method n

Abbildung 2.8: OO-Analyse-Modell des Bespielprogramms
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� E
am
pmc bezeichne die Menge der Transitionen, die mit einem einfachen Methoden-

Aufruf dekoriert sind; Eam
pmc � E

am.

� E
am
assmc bezeichne die Menge der Transitionen, die mit einer Zuweisung, in der

ein einfacher Methoden-Aufruf vorkommt, dekoriert sind; Eam
assmc � E

am.

� E
am
mc bezeichne die Menge der Transitionen, in deren Dekorierung ein Methoden-

Aufruf vorkommt; Eam
mc=df E

am
pmc [ E

am
assmc

� CId bezeichne die Menge der Klassenidenti�katoren der Klassen, die in � de�-

niert sind.

� MId bezeichne die Menge der Methodenidenti�katoren der Methoden, die in

� de�niert sind.

� VId bezeichne die Menge der Variablenidenti�katoren, die in � de�niert sind,

erweitert um die Menge

fe-sendsTo; e-param1; :::; e-paramn;method-result; e-condg.

� MMdl bezeichne die Menge der Methoden-Modelle des OO-Analyse-Modells,

d.h. MMdl = fM1; :::;Mk;MHg.

� Impl : MId ! P(CId) bildet einen Methodenidenti�kator auf die Menge der

Klassen ab, in denen eine solche Methode de�niert ist.

� Model : MId � CId ! MMdl bildet einen Methodenidenti�kator und einen

Klassenidenti�kator auf das zugeh�orige Methodenmodell ab.

Model(m;C) = Mi;

Mi stellt das Methodenmodell der Methode m in der Klasse C dar.

� Class : Nam
[MMdl ! CId bildet Zustand und Methodenmodell auf die Klasse

ab, zu der sie geh�oren;

Class(y) = C;

wobei C die Klasse darstellt, die y umfa�t.
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� mm : Nam
!MMdl bildet einen Zustand auf dasjenige Methodenmodell ab,

in dem der Zustand vorkommt;

mm(n)=M

wobei M das den Zustand n umfassende Methodenmodell ist.

� name :MMdl !MId liefert den Identi�kator eines Methodenmodells;

name(M) = m;

wobei m der Methodenname des Methodenmodells ist.

� Method : Eam
mc ! MId bildet eine Transition aus Eam

mc auf dasjenige Metho-

denmodell ab, in dem die Transition vorkommt.

� Sender :MMdl ! P(Eam
mc ) bildet ein Methodenmodell auf alle das Methoden-

modell aufrufende Transitionen ab;

Sender(M) = fe 2 E
am
mc jMethod(e) = name(M)g:

� Sei im weiteren M = (N;E; s; e) ein Methodenmodell von T
am, das zu einer

Klasse C geh�ort.

� start : MMdl ! N und end : MMdl ! N liefern zu einem Methodenmodell

den jeweiligen Start- bzw. Endzustand;

start(M) = s; end(M) = e:

� predM : N ! P(N) liefert die Menge der direkten vorhergehenden Zust�ande

von m;

predM(m)=df fnj(n;m) 2 Eg:

� succM : N ! P(N) liefert die Menge der direkten nachfolgenden Zust�ande

von n;

succM(n)=df fmj(n;m) 2 Eg:
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� Sei e = (n;m) 2 E eine Transition. Dann hei�t n Anfangszustand von e und

m Endzustand von e.

source : E ! N liefert den Anfangszustand und dest : E ! N liefert den

Endzustand einer Transition;

source(e) = n; dest(e) = m:

� Ein endlicher Pfad in einemGraphenG ist eine Folge von Transitionen (e1; :::; eq),

so da� dest(ej) = source(ej+1) f�ur alle j 2 f1; :::; q � 1g gilt. Wir sagen auch:

(e1; :::; eq) ist ein Pfad von m nach n, wenn zus�atzlich noch source(e1) = m

und dest(eq) = n gilt.

� PG[m;n] bezeichne die Menge aller endlichen Pfade in einem Graphen G von

m nach n. Der leere Pfad wird durch � dargestellt, er enth�alt keine Transition.

� O.B.d.A. setzen wir voraus, da� alle Zust�ande n 2 N auf einem Pfad eines

Methodenmodells von seinem Anfangszustand s nach seinem Endzustand e

vorkommen.

2.4.3 OO-Analyse-Graph

Der Kontrollu� zwischen Objekten, ausgel�ost durch Methodenaufrufe, kann im

OO-Analyse-Modell nicht ausgedr�uckt werden. Im OO-Analyse-Modell kann zwar

jedes Methodenmodell separat analysiert werden (d.h. intra-objekt bzw. intraproze-

durale Analyse), aber auf die Wechselwirkungen der Aufrufe kann nicht eingegangen

werden. Daher werden wir nun das OO-Analyse-Modell derart verfeinern, da� der

Kontrollu� zwischen den Methodenmodellen integriert wird (d.h. es werden die

Voraussetzungen f�ur eine inter{objekt bzw. interprozedurale Analyse gescha�en).

Der OO-Analyse-Graph T
ag = (Nag

; E
ag
; s

ag
; e

ag) ergibt sich aus dem OO-Ana-

lyse-Modell T am = (Nam
; E

am
; s

am
; e

am), indem alle vorkommenden Methodenauf-

rufe mit ihren entsprechenden Methodenmodellen verbunden werden. Dazu ersetzen

wir im OO-Analyse-Modell T am alle Transitionen e = (r; t) 2 E
am
mc , die mit einem

einfachen Methodenaufruf

[Id :=]e-sendsTo m1 : e-param1 ::: mi : e-parami
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dekoriert sind durch die folgenden Transitionen, wobei C1; :::; Ck diejenigen Klassen

sind, in denen eine Methode m1 : :::mi : de�niert ist:

e
C1

fil � (r; r1), dekoriert mit e-sendsTo C1:m1 : :::mi :,
...,

e
Ck
fil � (r; rk), dekoriert mit e-sendsTo Ck:m1 : :::mi :,

eSthOutOf � (r; rk+1), dekoriert mit e-sendsTo SthOutOffC1; :::; Ckg,

und

e
C1

pb � (r1; start(Model(m1 : :::mi :; C1))) dekoriert mit

(fC1

1 ; :::; f
C1

i ) := (e-param1; :::; e-parami),
...

e
Ck
pb � (rk; start(Model(m1 : :::mi :; Ck))) dekoriert mit

(f
Ck
1 ; :::; f

Ck
i ) := (e-param1; :::; e-parami),

und

(end(Model(m1 : :::mi :; C1)); t) ohne Dekorierung im Falle e 2 E
am
pmc und

mit Dekorierung Id := method-result im Falle e 2 E
am
assmc,

...

(end(Model(m1 : :::mi :; Ck)); t) ohne Dekorierung im Falle e 2 E
am
pmc und

mit Dekorierung Id := method-result im Falle e 2 E
am
assmc

sowie

einer Transition (rk+1; t) ohne Dekorierung.

Abbildung 2.9 und 2.10 illustrieren graphisch den soeben beschriebenen Vorgang.

Im einzelnen bedeutet dies, da� anstelle der urspr�unglichen Transition e 2 E
am
mc f�ur

alle entsprechenden Methodenimplementierungen (Impl(Method(e)) = fC1; :::; Ckg)

eine neue \Filter"-Transition e
C
fil eingef�ugt wird. Diese Transition dient sp�ater da-

zu herauszu�nden, ob der Empf�anger (e-sendsTo) Instanz der Klasse C ist. Wenn

ja, so wird die Methode der Klasse C ausgef�uhrt, wenn nein, so wird der Infor-

mationsu� f�ur diese Methode geblockt (d.h. die Methode wird nicht ausgef�uhrt).

Der Endzustand der Filter-Transition wird mit dem Anfangszustand des geeigneten

Methodenmodells in C verbunden durch eine weitere Transition, die die Bindung

der formalen Parameter (fC1 ; :::; f
C
i ) mit den aktuellen Parameter (Argumenten) er-

ledigt. Weiterhin wird der Endzustand des Methodenmodells verbunden mit dem

Endzustand der urspr�unglichen Transition e.



2.4. VORBEREITENDE UMFORMUNGEN 33
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Abbildung 2.9: Inter-Objekt-Flu� f�ur einfache Methodenaufrufe
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Abbildung 2.10: Inter-Objekt-Flu� f�ur Zuweisungen mit einfachen Methodenaufru-

fen
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Im Abbildung 2.10 wird der Fall illustriert, da� die urspr�ungliche Transition emit

einer Zuweisung dekoriert ist, in der ein Methoden-Aufruf vorkommt. Hierbei wird

zus�atzlich zum Vorhergehenden noch die \R�uckkehr"-Transition, ausgehend vom

Endzustand des Methodenmodells hin zum Endzustand der urspr�unglichen Transi-

tion, dekoriert mit der Zuweisung Id := method-result. Damit wird die Verwertung

der Wertr�uckgabe einer Methode realisiert.

Bezeichnungen:

� Aufruf-Transitionen sind diejenigen Transitionen, die bei der Konstruktion des

OO-Analyse-Graphen eingef�ugt worden sind und die vom Anfangszustand der

urspr�unglichen Transition ausgehen (eC1

fil; :::; e
Ck
fil; eSthOutOf sind solche Aufruf-

Transitionen). E
ag
call bezeichne die Menge aller Aufruf-Transitionen von T

ag.

� R�uckkehr-Transitionen sind diejenigen Transitionen, die bei der Konstrukti-

on des OO-Analyse-Graphen eingef�ugt worden sind und deren Endzustand

dem Endzustand der urspr�unglichen Transition entspricht. E
ag
ret bezeichne die

Menge aller R�uckkehr-Transitionen von T
ag.

� Die Indizes pb, fil, SthOutOf bzw. ass bei den Transitionen weisen daraufhin,

da� es sich um Transitionen handelt, die die Parameterbindungen, den Filter,

den Ausnahmefall bzw. die Wertr�uckgabe eines Methodenaufrufs darstellen.

G�ultige und vollst�andige Pfade

Endliche Pfade sind zuvor de�niert worden. Allerdings reichen diese nicht aus,

um das korrekte Aufruf- und R�uckkehrverhalten von Methoden darzustellen. Es

gibt endliche Pfade, die keine korrekten Programmausf�uhrungen beschreiben. Da-

her werden wir spezielle endliche Pfade (g�ultige Pfade) charakterisieren, die das

Aufruf- und R�uckkehrverhalten von Methoden in geeigneter Weise modellieren.

Sp�ater ben�otigen wir noch g�ultige Pfade mit der Eigenschaft, da� auf ihnen ge-

nau soviele Aufruf-Transitionen wie auch R�uckkehr-Transitionen vorkommen. Diese

Pfade werden vollst�andige Pfade genannt. Die formalen De�nitionen gehen zur�uck

auf die De�nitionen von interprozeduralen g�ultigen und vollst�andigen Pfaden aus

[SP81].
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De�nition 2.4.1

1. Sei p 2 PTag [m;n]. Dann ist p ein g�ultiger Pfad (oder auch oo-Pfad genannt)

genau dann, wenn das Tupel (e1; :::; ek), das durch Elimination aller Transitio-

nen aus Eag
n(E

ag
call [ E

ag
ret) wohlgeformt im folgenden Sinne ist:

(a) Wenn in (e1; :::; ek) keine R�uckkehr-Transition vorkommt (d.h. 8ei 2

fe1; :::; ekg : ei 62 E
ag
ret), dann ist (e1; :::; ek) wohlgeformt.

(b) Ansonsten, sei j der kleinste Index aus f1; :::; kg, so da� ej eine Return{

Transition ist (d.h. 8i < j : ei 62 E
ag
ret). Dann ist (e1; :::; ek) wohlgeformt

genau dann, wenn j > 1 und ej�1 2 E
ag
call die Aufruf{Transition ist, die

der Return{Transition ej entspricht und wenn das nach Eliminierung von

ej�1 und ej verbleibende Tupel (e1; :::; ej�2; ej+1; :::; ek) wohlgeformt ist.

2. OP [m;n] bezeichne die Menge aller oo-Pfade von m nach n.

3. Ein oo-Pfad p=(e1; :::; ek) 2 OP [source(e1); dest(ek)] ist ein vollst�andiger Pfad,

wenn genau soviele Aufruf- wie R�uckkehr-Transitionen in p vorkommen, d.h.

j fi j ei 2 E
ag
callg j = j fi j ei 2 E

ag
retg j

4. COP[m;n] bezeichne die Menge aller vollst�andigen (complete) oo-Pfade von

m nach n.



Kapitel 3

Datenu�analyse-Rahmen

Der hier vorgestellte Datenu�analyse-Rahmen geht zur�uck auf den Rahmen der

Abstrakten Interpretation [CC77, CC79, Ma93], einer m�achtigen und mathema-

tisch formulierten Theorie als Basis f�ur statische Programmanalyse. Hierbei wird

die \volle (dynamische)" Semantik ersetzt durch eine einfachere (abstraktere) Ver-

sion, die speziell auf das vorliegende Problem zugeschnitten ist. Kennzeichnend f�ur

den hier de�nierten Datenu�analyseansatz, eine Adaption des interprozeduralen

Ansatz von Knoop und Ste�en [Kn93, KS92] f�ur imperative Sprachen, ist die Ein-

teilung in

� Spezi�kation des Datenu�analyseproblems,

� Berechnung der Datenu�informationen mittels eines generischen Algorith-

muses

� und dem Nachweis gewisser Eigenschaften, um Korrektheit oder Optimalit�at

(Koinzidenz) der Analyse zu gew�ahrleisten.

Zur Spezi�kation des gew�unschten Datenu�analyseproblems gen�ugt es, einen voll-

st�andigen Verband, der die Datenu�informationen repr�asentiert, und die (lokale)

abstrakte Semantik von \einfachen" Ausdr�ucken1 zu de�nieren.

Die Berechnung der Datenu�informationen geht zur�uck auf den \funktionalen"

Ansatz von Sharir und Pnueli [SP81], bei dem Prozeduren als Einheiten (Bl�ocke)

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

1Dies sind Ausdr�ucke, in denen keine Methodenaufrufe vorkommen.

37



38 KAPITEL 3. DATENFLUSSANALYSE-RAHMEN

einem zweiten Schritt wird dann das gesamte Programm analysiert, wobei die Proze-

duraufrufe mittels ihrer bereits berechneten Semantik (Ein-/Ausgabetransformation)

ausgewertet werden. Sowohl die Analyse der Prozeduraufrufe als auch des gesamten

Programms erfolgt als iterative Fixpunktberechnung.

Mit Hilfe der lokalen abstrakten Semantik kann eine, allerdings nur theore-

tisch verwendbare, L�osung des Datenu�analyseproblems de�niert werden. Diese

\operationelle" L�osung bildet die sogenannte Referenzl�osung. Dahingegen kann die

Fixpunktl�osung des Datenu�analyseproblems algorithmisch umgesetzt, also be-

rechnet, werden. Gewisse Bedingungen, wie Nachweis der absteigenden Kettenbe-

dingung des zugrundeliegenden Verbandes und der Nachweis der Monotonie bzw.

Distributivit�at der lokalen abstrakten Semantik, f�uhren zur Korrektheit bzw. Koin-

zidenz der Fixpunktl�osung bzgl. der Referenzl�osung.

Erw�ahnt werden soll noch, da� in diesem Kapitel kein konkretes Datenu�ana-

lyseproblem de�niert wird, somit auch kein konkreter Verband, sondern \nur" der

Rahmen f�ur eine Datenu�analyse von objekt{orientierten Programmen. Dies be-

deutet, da� dieser Rahmen �uber die in dieser Arbeit vorgestellten Typanalysen hin-

aus auch f�ur andere Datenu�analyseprobleme, wie z.B. code motion, dead code

elimination, reaching de�nitions [Zi82, WM95, KG96a], verwendet werden kann,

ohne jeweils vollst�andig neue L�osungen und Implementierungen mit dem Nachweis

ihrer Korrektheit entwickeln zu m�ussen.

3.1 Verb�ande

Der der Verbandstheorie kundige Leser kann diesen Abschnitt beruhigt �uberschla-

gen. Die folgenden De�nitionen gehen zur�uck auf [Sc86].

De�nition 3.1.1

Eine Relation v: D�D! IB ist eine partielle Ordnung (partial odering) �uber dem

Bereich (domain) D genau dann, wenn folgende Axiome f�ur v gelten:

1. Reexivit�at: f�ur alle a 2 D gilt: a v a.

2. Antisymmetrie: f�ur alle a; b 2 D gilt: a v b und b v a impliziert a = b.

3. Transitivit�at: f�ur alle a; b; c 2 D gilt: a v b und b v c impliziert a v c.
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Die in der reellen Analysis bekannten Begri�e \kleinstes" und \gr�o�tes" Element

sowie \obere" und \untere" Schranke k�onnen in diesem Zusammenhang ebenfalls

verwendet werden.

De�nition 3.1.2

Sei D eine Menge mit partieller Ordnung v �uber D und D
0
� D.

� Ein Element a 2 D hei�t kleinstes (bottom-) Element von D, falls gilt: a v b

f�ur alle b 2 D.

� Ein Element a 2 D hei�t gr�o�tes (top-) Element von D, falls gilt: b v a f�ur

alle b 2 D.

� Ein Element s 2 D hei�t obere Schranke von D
0, falls gilt: a v s f�ur alle

a 2 D
0.

� Ein Element s 2 D hei�t untere Schranke von D
0, falls gilt: s v a f�ur alle

a 2 D
0.

Als n�achstes f�uhren wir Operationen auf D ein: eine Vereinigungsoperation t

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

De�nition 3.1.3

Sei D eine Menge mit partieller Ordnung v �uber D und f�ur alle a; b 2 D bezeichne

der Ausdruck at b bzw. au b dasjenige Element in D (falls ein solches existiert), so

da� gilt:

1. a v a t b und b v a t b.

2. F�ur alle d 2 D gilt: a v d und b v d impliziert a t b v d.

bzw.

1. a u b v a und a u b v b.

2. F�ur alle d 2 D gilt: d v a und d v b impliziert d v a u b.

Nun k�onnen wir einen Verband de�nieren.
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De�nition 3.1.4

Ein Verband (L;u;t;v) besteht aus:

� einer Menge L mit partieller Ordnung v und

� auf L sind join- und meet-Operationen de�niert, d.h. 8a; b 2 L gilt: a t b 2 L

und a t b 2 L.

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

tern.

De�nition 3.1.5

Sei D eine Menge mit partieller Ordnung v �uber D und X � D. Dann bezeichne
F
X (least upper bound, lub) bzw.uX (greatest lower bound, glb) dasjenige Element

(falls ein solches existiert), f�ur das gilt:

1. F�ur alle x 2 X gilt: x v
F
X.

2. F�ur alle d 2 D gilt: Wenn f�ur alle x 2 X: x v d, dann
F
X v d.

bzw.

1. F�ur alle x 2 X gilt: uX v x.

2. F�ur alle d 2 D gilt: Wenn f�ur alle x 2 X: d v x, dann d vuX.

Damit haben wir alle Vorbereitungen f�ur die De�nition eines vollst�andigen Ver-

bandes abgeschlossen.

De�nition 3.1.6

Ein vollst�andiger Verband (L;u;t;v;?;>) besteht aus:

� einem Verband (L;u;t;v),

� f�ur alle Teilmengen X � L existieren
F
X und uX und

� ? = uL bezeichnet das kleinste (bottom-) Element und > =
F
L bezeichnet

das gr�o�te (top-) Element des Verbandes.
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Der Bereich der Datenu�informationen, die wir sp�ater verwenden, bildet einen

vollst�andigen Verband (complete lattice), dessen Elemente die gew�unschten Daten-

u�informationen ausdr�ucken und der die absteigende Kettenbedingung erf�ullt. Da-

her f�uhren wir noch einen Begri� ein.

De�nition 3.1.7

Ein (vollst�andiger) Verband (L;u;t;v;?;>) erf�ullt die absteigende Kettenbedin-

gung (descending chain condition) genau dann, wenn f�ur jede Teilmenge von L � L

und jede Folge von Elementen aus L mit

c1 w c2 w c3 w c4 w :::

gilt: es gibt einen Index k, so da�

8j � k : cj = ck:

3.2 Lokale Abstrakte Semantik

Sei � ein SOL -Programm, T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige OO-Analyse-

Graph, dann de�nieren wir die lokale abstrakte Semantik durch ein Funktional

[[ ]]
loc

: Eag
! (L ! L);

das jeder Transition des OO-Analyse-Graphen eine abstrakte Bedeutung zuordnet,

ausgedr�uckt in Transformationen des vollst�andigen Verbandes. Wie dies im einzelnen

erfolgen kann, werden wir in Kapitel 4 sehen.

Die globale abstrakte Semantik eines Programmes kann auf zweierlei Weise be-

schrieben werden: durch den Meet-Over-all-Path-Ansatz (OMOP) und durch den

Maximal-Fixed-Point-Ansatz (OMFP).

3.3 Der OMOP-Ansatz

Die De�nition des lokalen abstrakten Semantik{Funktionals kann ohne weiteres auf

endliche Pfade ausgeweitet werden. F�ur jeden Pfad p 2 OP [m;n] de�nieren wir

[[ ]]
�

: (Eag)� ! (L ! L) mit
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[[ p ]]
�

=

8><
>:

IdL falls p = �

[[ (e2; :::; ek) ]]
�

� [[ e1 ]]
loc

sonst (mit p = (e1; :::; ek))

Beim OMOP-Ansatz werden alle m�oglichen Programmausf�uhrungen separat

durchgespielt. Die an jedem Programmpunkt errechneten Informationen werden ab-

schlie�end durch die meet{Operation zusammengefa�t.

De�nition 3.3.1

Sei � ein SOL -Programmund T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige OO-Analyse-

Graph. Dann wird die OMOP-L�osung bez�uglich eines vollst�andigen Verbandes L,

einer Startinformation c0 2 L und einer lokalen Semantik [[ ]]
loc

de�niert durch:

8 c0 2 L 8n 2 N
ag : OMOP([[ ]]loc;c0)

(n)=df u f [[ p ]]
�

(c0) j p 2 OP[s
ag
; n] g

Leider eignet sich diese De�nition nicht f�ur eine reale, e�ektive Implementierung,

da im Falle von rekursiven Methodenaufrufen es unendlich viele Pfade geben w�urde.

3.4 Der OMFP-Ansatz

Bei der Anwendung des Maximal-Fixed-Point-Ansatzes zur interprozeduralen Da-

tenu�analyse werden die Bedeutungen von Prozeduren zun�achst in einem Pr�apro-

ze� berechnet. Somit k�onnen die Bedeutungen von Prozeduraufrufen mit den bereits

berechneten Prozedurbedeutungen ausgedr�uckt werden. Diese Strategie �ubertragen

wir f�ur objekt{orientierte Programme.

Um die Bedeutung von Methodenmodellen zu beschreiben, f�uhren wir zuerst ein

weiteres Semantik{Funktional [[[ ]]] ein. [[[ n ]]] bewirkt, da� die Datenu�information,

die zu Anfang des n umfassenden Methodenmodells g�ultig ist, transformiert wird in

eine Datenu�information, die g�ultig bei n ist. Insgesamt erhalten wir damit, da�

die Bedeutung einer Methode m durch [[[ end(m) ]]] ausgedr�uckt werden kann. Da

in der SOL -Sprache Methodenaufrufe immer Werte zur�uckliefern, erweitern wir die

interprozeduralen De�nitionen aus [SP81, KS92] derart, da� Zuweisungen, auf deren

rechten Seiten Methodenaufrufe vorkommen, korrekt behandelt werden.

Gleichungssystem 3.4.1

Sei � ein SOL -Programm und T am = (Nam
; E

am
; s

am
; e

am) das zugeh�orige OO-Ana-
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lyse-Modell. Dann sind die Funktionale [[[ ]]] : Nam
! (L ! L) and [[ ]] : Eam

!

(L ! L) de�niert als die gr�o�te L�osung des Gleichungssystems:

[[[ n ]]] =

8><
>:

IdL falls n 2 start(MMdl)

uf[[ (m;n) ]] � [[[m ]]] jm 2 predmm(n)(n)g sonst

und

[[ e ]] =

8>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>:

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[ eCass ]]
loc
� [[[ end(Model(Method(e); C)) ]]] � [[ eCpb ]]

loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
assmc

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[[ end(Model(Method(e); C)) ]]] � [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
pmc

[[ e ]]
loc

sonst

wobei IdL die Identit�at auf L bezeichnet und u die komponentenweise Schnitt-

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

In Worten ausgedr�uckt, die Semantik einer Aufruf-Transition e 2 E
am
mc wird durch

den Schnitt �uber die Bedeutungen aller geeigneten Methodende�nitionen, die in den

in � vorhandenen Klassen vorkommen, beschrieben. Genauer betrachtet werden

folgende Schritte ausgef�uhrt:

1. Filtern des Aufrufes:

[[ eCfil ]]
loc

propagiert Informationen nur dann, wenn die Methode der Klasse C

auch ausgef�uhrt werden k�onnte.

2. Binden der aktuellen Argumente an die formalen Parameter:

[[ eCpb ]]
loc

f�uhrt diese Bindung aus.

3. Berechnung des Aufrufes:

[[[ end(:::) ]]] berechnet die Bedeutung des Methodenrumpfes.
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4. Falls e 2 E
am
assmc, dann Wertr�uckgabe:

[[ eCass ]]
loc

weist der linken Seite der dargestellten Zuweisung das Resultat des

Methodenaufrufs zu.

5. Behandlung des Ausnahmefalles:

[[ eSthOutOf ]]
loc

�uberpr�uft, ob ein Methodenaufruf korrekt ist.

Ein weiteres Gleichungssystem berechnet nun die gew�unschten Datenu�infor-

mationen des gesamten Programms.

Gleichungssystem 3.4.2

d�(n) =

8>>>>>>><
>>>>>>>:

c0 falls n = start(MH)

u f [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�(source(e))) j e 2 Sender(mm(n)) g

falls n 2 start(MMdl)nfstart(MH)g

u f [[ (m;n) ]](d�(m)) jm 2 predmm(n)(n) g sonst

Somit k�onnen wir nun die OMFP-L�osung de�nieren.

De�nition 3.4.3

Sei � ein SOL -Programm, T am = (Nam
; E

am
; s

am
; e

am) das zugeh�orige OO-Ana-

lyse-Modell und T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige OO-Analyse-Graph. Dann

wird die OMFP-L�osung bez�uglich eines vollst�andigen Verbandes L, einer Startinfor-

mation c0 2 L und einer lokalen Semantik [[ ]]
loc

de�niert durch2:

8 c0 2 L 8n 2 N
ag : OMFP([[ ]]loc;c0)

(n)=df d�c0(n)

3.5 Informelle Beschreibung der OMFP-L�osung

Die OMFP-L�osung wird durch zwei Gleichungssysteme 3.4.1 und 3.4.2 beschrieben.

Zun�achst wird die abstrakte Semantik von Methoden berechnet, siehe 3.4.1. Danach

werden die hierbei erzielten Resultate f�ur die Analyse des gesamten Programmes,

d.h. der Berechnung der Datenu�informationen, verwendet. Ausgehend von den De-

�nitionen 3.4.1 und 3.4.2 k�onnen wir die folgenden informellen Beschreibungen zur

2
d�c0 bezeichnet die gr�o�te L�osung des Gleichungssystems 3.4.2 bzgl. der Startinformation c0.



3.5. INFORMELLE BESCHREIBUNG DER OMFP-L �OSUNG 45

Berechnung der OMFP-L�osung entwickeln. Hierbei verwenden wir (a) eine globale

Transformation gtr : Nam
! L ! L, die das [[[ ]]]-Funktional darstellt; (b) eine lokale

Transformation ltr : Eam
! L ! L, die die Bedeutung der Ausdr�ucke darstellt, in-

klusive von Methodenaufrufen; und (c) eine Variable workset : Nam
�[L ! L], deren

zweite Komponente eine neue Approximation des [[[ ]]]-Funktional f�ur den Zustand

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

das OO-Analyse-Modell eines Programms verwendet.

Beschreibung der Berechnung von Methodenaufrufen

1. Initialisiere die Transformationen gtr f�ur alle Zust�ande und ltr f�ur alle Transi-

tionen mit >[L!L].

2. Initialisiere die workset mit allen Startzust�anden der Methoden und der Iden-

tit�atsfunktion.

3. Berechne iterativ, solange die workset nichtleer ist:

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

rende Element.

(b) Dann wird die bestehende Datenu�information, abgelegt in gtr, geschnit-

ten (meet) mit der neu berechneten Information, abgelegt in der zweiten

Komponente des momentanen Elementes der workset.

(c) Ergibt sich durch den Schnitt eine bessere (genauere) Information3, so

fahre fort, ansonsten beginne wieder mit 3, d.h. die neu berechnete Infor-

mation ist nicht besser als die alte Information.

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

mation.

(e) Falls der betrachtete Zustand (die erste Komponente des momentanen

Elementes der workset), kein Endzustand einer Methode ist, so wird die

workset erweitert um die Elemente, bestehend aus den nachfolgenden

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

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

neue Information ist (verbandstheoretisch) echt enthalten in der alten Information.
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Zust�anden sowie den Informationen, die sich berechnen aus der Auswer-

tung der lokalen Transformation ltr der entsprechenden Transition ange-

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

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

f�uhre f�ur alle Aufruf-Transitionen dieser Methode aus:

i. Ersetze die lokale Transformation ltr durch den Schnitt der Berech-

nungen der Aufruf-Filter, der Parameterbindungen und der globalen

Transformation gtr angewandt auf den Endzustand der entsprechen-

den gleichnamigen Methoden sowie dem Ausnahmefall SthOutOf.

ii. Erweitere die workset um das Element bestehend aus dem dirket

nachfolgenden Zustand und der Information, die sich berechnet aus

der Auswertung der lokalen Transformation ltr der Aufruf-Transition

aus 3f, angewandt auf die an dieser Transition vorliegenden Informa-

tion in gtr.

(g) Fahre fort mit 3.

Bislang haben wir die Berechnung der abstrakten Semantik von Methoden be-

schrieben. Nun kommen wir zur vollst�andigen Analyse eines Programms, wobei die

Datenu�informationen in einem Feld d� : Nam
! L abgelegt sind und die workset

aus noch zu analysierenden Zust�anden besteht.

3.5.1 Beschreibung der Berechnung der Datenu�informa-

tionen f�ur das gesamte Programm

1. Initialisiere das Feld d� mit >.

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

information des Verbandes.

3. Initialisiere die workset mit dem Startzustand des Hauptprogramms.

4. Solange die workset nichtleer ist, f�uhre aus:

(a) Entnehme der workset ein Element, sei m dieser Zustand.
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(b) F�uhre f�ur alle Transitionen e, deren Anfang gleich m ist, aus:

i. Schneide (meet) die in d� an der Stelle des Zielzustandes der Tran-

sition e abgelegte Information mit der lokalen Transformation der

Transition e angewandt auf die in d� an der Stelle des Anfangszu-

standes der Transition e abgelegte Information.

ii. Falls durch 4(b)i eine neue bessere (genauere) Information berechnet

worden ist, so fahre fort, ansonsten weiter mit 4b.

iii. Ersetze die d�-Information an dem Zielzustand der Transition e mit

der neuen Information. Erweitere die workset um diesen Zielzustand.

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

dann fahre fort, ansonsten weiter mit 4b.

v. F�ur alle Startzust�ande s der in e aufgerufenen Methode f�uhre aus:

A. Schneide die im d�-Feld des Startzustandes abgelegte Daten-

u�information mit der Berechnung der entsprechenden Aufruf-

Filter und der Parameterbindungen angewandt auf die Daten-

u�information abgelegt im d�-Feld an dem Anfangszustand von

e.

B. Falls durch 4(b)vA eine bessere Information berechnet worden

ist, dann fahre fort, ansonsten weiter mit 4(b)v.

C. Ersetze die Information abgelegt im d�-Feld am Startzustand

durch die neue Information.

D. Erweitere die workset um den eben betrachteten Startzustand.

Fahre fort mit 4b.

Wie bereits erw�ahnt, l�a�t sich f�ur die Fixpunktl�osung, wie bei intra- und in-

terprozeduralen Datenu�analysen, ein e�ektiver Algorithmus angeben, der OMFP

berechnet. Diesen werden wir nun nach der informellen Beschreibung in einer ab-

strakten algorithmischen Beschreibung vorstellen. Es wird sich dann zeigen, da� der

Algorithmus e�ektiv ist, d.h. nachweislich terminiert, wenn

1. der Funktionenverband [L ! L] die absteigende Kettenbedingung erf�ullt,

2. und die lokalen semantischen Funktionale monoton sind.
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Algorithmus 3.5.1 Der Pr�aproze�: Berechnung der einzelnen Methoden

Eingabe:

� Ein OO-Analyse-Modell T am,

� ein vollst�andiger Verband L , dessen Funktionenverband [L ! L ] die absteigende

Kettenbedingung erf�ullt,

� f�ur jede Transition e 2 Eag des zu T am geh�origen OO-Analyse-Graphen T ag die

monotone lokale semantische Funktion [[ e ]]loc.

Ausgabe: Eine Annotierung von T am mit Funktionen

� [[[ n ]]] : L ! L dargestellt durch gtr (global transformation),

� und [[ e ]] : L ! L dargestellt durch ltr (local transformation),

die die gr�o�te L�osung des Gleichungssystems von De�nition 3.4.1 repr�asentieren.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsproze�. Die Ele-

mente von workset sind Paare, bestehend aus Zust�anden m 2 N des OO-Analyse-Modells

T am und Funktionen f : L ! L, die eine neue N�aherung (Approximation) von [[[m ]]]

darstellen. Die Variable meet speichert das Ergebnis der jeweils letzten Berechnung von

meet.

Programm:

( Initialisierung der Annotierungs-Arrays gtr und ltr sowie der Variablen workset )

FORALL n 2 N DO gtr [n] := >
[L!L ]

OD;

FORALL e 2 E DO

IF e 2 Eam
assmc

THEN ltr [e] := [[ eSthOutOf ]]
loc u

uf [[ eCass ]]
loc � [[[ end(Model (Method (e); C)) ]]]�

[[ eCpb ]]
loc � [[ eCfil ]]

loc jC 2 Impl(Method (e)) g

ELSEIF e 2 Eam
pmc

THEN ltr [e] := [[ eSthOutOf ]]
loc u

uf [[[ end(Model (Method (e); C)) ]]] � [[ eCpb ]]
loc � [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method (e)) g

ELSE ltr [e] := [[ e ]]loc FI

OD;
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workset := f (s; IdL) j s 2 start(MMdl) g;

( Iterative Fixpunkt-Berechnung )

WHILE workset 6= ; DO

LET (m; f) 2 workset

BEGIN

workset := worksetnf (m; f) g; meet := gtr [m] u f

IF gtr [m] = meet

THEN

gtr [m] := meet ;

IF m 2 fend(MMdl)g

THEN

FORALL e 2 Sender(mm(m)) DO

IF e 2 Eam
assmc

THEN

ltr [e] := [[ eSthOutOf ]]
loc u

uf [[ eCass ]]
loc � [[[ end(Model (Method (e); C)) ]]]�

[[ eCpb ]]
loc � [[ eCfil ]]

loc jC 2 Impl(Method (e)) g

ELSE

ltr [e] := [[ eSthOutOf ]]
loc u

uf [[[ end(Model (Method (e); C)) ]]] � [[ eCpb ]]
loc � [[ eCfil ]]

loc

jC 2 Impl(Method (e)) g

FI;

workset := workset [f (dest(e); ltr [e] � gtr [source(e)]) g OD

ELSE

workset := workset [

f (dest(e); ltr [e] � gtr [m]) j e 2 E with source(e)=m g

FI

FI

END

OD:

Algorithmus 3.5.2 Berechnung der OMFP-L�osung
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Eingabe:

� Ein OO-Analyse-Modell T am,

� ein vollst�andiger Verband L, der die absteigende Kettenbedingung erf�ullt,

� eine Startinformation c0 2 L,

� f�ur jede Transition e 2 Eam die monotone lokale semantische Funktion [[ e ]], berech-

net durch Algorithmus 3.5.1,

� f�ur jede Transition e 2 Eam
mc und jede Klasse C 2 Impl(Method (e)) die lokalen

semantischen Funktionen [[ e0 ]]loc; e0 2 feCpb; e
C
fil; eSthOutOfg,

� und falls e 2 Eam
assmc auch die lokalen semantischen Funktion [[ eCass ]]

loc.

Ausgabe: Eine Annotation von T am mit der OMFP-L�osung abgelegt in dfi.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsproze�. Die Ele-

mente von workset sind Zust�ande in T ag. Die Variable meet speichert das Ergebnis der

jeweils letzten Berechnung von meet.

Programm:

( Initialisierung des Arrays d� und der Variablen workset )

FORALL n 2 Nnfstart(MH)g DO d� [n] := > OD;

d� [start(MH)] := c0;

workset := f start(MH) g;

( Iterative Fixpunkt-Berechnung )

WHILE workset 6= ; DO

LET m 2 workset

BEGIN

workset := worksetnfm g;

( Neuberechnung der Datenu�information des Zustandes m )

FORALL e 2 E with source(e)=m DO

meet := d� [dest(e)] u [[ e ]](d� [source(e)]);

IF d� [dest(e)] = meet

THEN d� [dest(e)] := meet ; workset := workset [ f dest(e) g FI;

IF e 2 Eam
mc

THEN
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FORALL s 2 fstart(Model (Method (e); C)) jC 2 Impl(Method (e)) g

DO

meet := d� [s] u [[ e
Class(s)

pb ]]loc � [[ e
Class(s)

fil ]]loc(d� [source(e)]);

IF d� [s] = meet

THEN d� [s] := meet ; workset := workset [ f s g FI

OD

FI

OD

END

OD:

3.6 Korrektheit des OMFP-Ansatzes

In diesem Abschnitt werden wir die Korrektheit des OMFP-Ansatzes bez�uglich des

OMOP-Ansatzes zeigen.

Lemma 3.6.1

Algorithmus 3.5.1 berechnet die gr�o�te L�osung des Gleichungssystems 3.4.1:

8e 2 E
am : [[ e ]] =u fltrk[e]jk � 0g und

8n 2 N
am : [[[ n ]]] =u fgtrk[n]jk � 0g;

wobei ltrk und gtrk die Inhalte der Variablen ltr und gtr nach dem k-ten Durch-

lauf der WHILE-Schleife im Algorithums 3.5.1 darstellen. Nach Terminierung des

Algorithmuses 3.5.1 gilt:

8e 2 E
am : [[ e ]] = ltr[e] und

8n 2 N
am : [[[ n ]]] = gtr[n]:

Beweis: Seien �x-gtr und �x-ltr beliebige L�osungen des Gleichungssystems 3.4.1 f�ur

[[[ ]]] und [[ ]]. Zun�achst beweisen wir f�unf Invarianten des Algorithmuses:

1. 8 k 2 IN 8n 2 N
am : �x-gtr[n] v gtrk[n].
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2. 8 k 2 IN 8e 2 E
am : �x-ltr[e] v ltrk[e].

3. 8 (m; f) 2 worksetk : �x-gtr[m] v f .

4. 8 k 2 IN 8n 2 N
am mit n ist ein Zustand, der in worksetk vorkommt:

gtrk[n] uuff j (n; f) 2 worksetkg=

8><
>:

IdL falls n 2 start(MMdl)

ufltrk[(m;n)] � gtrk[m] jm 2 predmm(n)(n)g sonst

5. 8k 2 IN 8e 2 E
am : ltrk[e] =

8>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>:

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[ eCass ]]
loc
� gtrk[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]

loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
assmc

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf gtrk[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
pmc

[[ e ]]
loc

sonst

Die G�ultigkeit der Invarianten zeigen wir nun durch Induktion �uber die Anzahl

der Durchl�aufe der WHILE-Schleife aus dem Algorithmus 3.5.1.

k=0 : Mit der Initialisierung des Algorithmuses erh�alt man:

(a) 8n 2 N
am : gtr0[n] =>[L!L]

(b) 8e 2 E
am : ltr0[e] =

8><
>:
>[L!L] falls e 2 E

am
mc

[[ e ]]
loc

sonst

(c) workset0= f(s; IdL ) j s 2 MMdlg

Also gilt Invariante (1) wegen (a) und Invariante (2) wegen (b); workset enth�alt

die Startzust�ande aller Methodenmodelle und f�ur die gilt nach De�nition des Glei-

chungssystem 3.4.1: �x-gtr[n] = IdL, womit auch Invariante (3) erf�ullt ist; Invariante

(4) ist wegen gtr0[n] u IdL= IdL erf�ullt; Invariante (5) folgt direkt aus (b).
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k � 1! k : Sei k > 0 und (m; f) das im k-ten Schleifendurchlauf bearbeitete Ele-

ment der workset. Der Algorithmus liefert:

(d) gtrk[n] =

8><
>:

gtrk�1[n] u f falls n=m und gtrk�1[n] = gtrk�1[n] u f

gtrk�1[n] sonst

(e) ltrk[e] =

8>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>:

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[ eCass ]]
loc
� gtrk[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]

loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 Sender(mm(m)) und

m 2 end(MMdl) und e 2 E
am
assmc

und gtrk�1[m] = gtrk[m]

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf gtrk[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 Sender(mm(m)) und

m 2 end(MMdl) und e 2 E
am
pmc

und gtrk�1[m]
= gtrk[m]

ltrk�1[e] sonst
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Nach Induktionsvoraussetzung gilt:

(i) 8n 2 N
am : �x-gtr[n] v gtrk�1[n]

(ii) 8e 2 E
am : �x-ltr[e] v ltrk�1[e]

(iii) �x-gtr[m] v f

(iv) ltrk�1[e] =

8>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>:

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[ eCass ]]
loc
� gtrk�1[end(Model(Method(e); C))]

�[[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc
j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
assmc

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf gtrk�1[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g

falls e 2 E
am
pmc

[[ e ]]
loc

sonst

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

Invarianten (3) und (4) zu zeigen, nehmen wir o.B.d.A. an, da�

gtrk[m] = gtrk�1[m] u f v gtrk�1[m]:

In dem anderen Fall ist die Induktionsbehauptung trivialerweise erf�ullt. Mit (d) und

m 62 end(MMdl) erhalten wir:

gtrk[m] uuff 0 j (m; f 0) 2 worksetkg

= gtrk�1[m] u f uuff 0 j (m; f 0) 2 worksetkg

= gtrk�1[m] uuff 0 j (m; f 0) 2 worksetk�1
g; da f 2uff 0 j :::g

= ufltrk�1[(l; m)] � gtrk�1[l] j l 2 predmm(m)(m)g; nach (IV )

= ufltrk[(l; m)] � gtrk[l] j l 2 predmm(m)(m)g

womit Invariante (4) f�ur m 62 end(MMdl) bewiesen ist. F�ur m 2 end(MMdl)

folgt aus der Induktionsvoraussetzung die Behauptung, da f�ur n 2
S
fdest(e) j e 2

Sender(mm(m))g oder n 2 succmm(m)(m) die workset-Variable erneuert wird.
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F�ur die Invariante (3) unterscheiden wir wieder, ob m ein Endzustand eines

Methodenmodells ist oder nicht. Sei m 62 end(MMdl), dann mu� gezeigt werden,

da�

8n 2 succmm(m)(m) : �x-gtr[n] v ltrk[(m;n)] � gtrk[m];

dies gilt aber wegen

8n 2 succmm(m)(m) : �x-gtr[n] v �x-ltr[(m;n)] � �x-gtr[m]:

Der andere Fall ergibt sich mit �ahnlicher Argumentation. Sei m 2 end(MMdl), dann

mu� gezeigt werden, da�

8n 2 Sender(mm(m)) : �x-gtr[n] v ltrk[(m;n)] � gtrk[m];

dies gilt aber wegen

8n 2 Sender(mm(m)) : �x-gtr[n] v �x-ltr[(m;n)] � �x-gtr[m]:

Somit folgt aus (1) und (2) die Invariante (3).

Die Behauptung des Lemmas folgt aus den beiden Gleichungen

ufgtrk[n] j k � 0g=uff j (n; f) 2 worksetk; k � 0g

und

ufltrk[e] j k � 0g=

8>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>>:

uf[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf [[ eCass ]]
loc
� gtrk[end(Model(Method(e); C))]�

[[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g j k � 0g

falls e 2 E
am
assmc

uf[[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf gtrk[end(Model(Method(e); C))] � [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc

j C 2 Impl(Method(e)) g j k � 0g

falls e 2 E
am
pmc

[[ e ]]
loc

sonst

und den zuvor bewiesenen Invarianten.
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Lemma 3.6.2

Algorithmus 3.5.2 berechnet die gr�o�te L�osung des Gleichungssystems 3.4.2:

8n 2 N
am : OMFP([[ ]]loc;c0)

(n)=ufd�kc0(n) j k � 0g;

wobei d�k der Inhalt der Variablen d� nach dem k-ten Durchlauf der WHILE-

Schleife im Algorithums 3.5.2 darstellt. Nach Terminierung des Algorithmuses 3.5.2

gilt:

8n 2 N
am : OMFP([[ ]]loc;c0)

(n)=d�c0(n):

Beweis: Sei �x-d� eine beliebige L�osung des Gleichungssystems 3.4.2 f�ur d�. Zun�achst

beweisen wir drei Invarianten des Algorithmuses:

1. 8k 2 IN 8n 2 N
am : �x-d�[n] v d�k[n]

2. 8k 2 IN 8n 2 N
am
nfstart(MH)g :

d�k[n] uuf[[ e ]](d�k[source(e)]) j dest(e)=n 2 worksetkg

=

8>>>><
>>>>:

u f [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�[source(e)]) j e 2 Sender(mm(n)) g

falls n 2 start(MMdl)

u f [[ (m;n) ]](d�[m]) jm 2 predmm(n)(n) g sonst

3. 8m 2 worksetk :

�x-d�[m] v

8>>>>>>><
>>>>>>>:

u f [[ e
Class(m)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(m)
fil ]]

loc
(d�k[source(e)])

j e 2 Sender(mm(m)) g

falls m 2 start(MMdl)nfstart(MH)g

u f [[ (n;m) ]](d�k[n]) jn 2 predmm(m)(m) g sonst

Die G�ultigkeit der Invarianten zeigen wir nun durch Induktion �uber die Anzahl

der Durchl�aufe der WHILE-Schleife aus dem Algorithmus 3.5.2.

k=0 : Mit der Initialisierung des Algorithmuses erh�alt man sofort die Behauptung.

k � 1! k : Sei k > 0 und m das im k-ten Schleifendurchlauf bearbeitete Element

der workset. Der Algorithmus liefert:
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(i) d�k[n] =

8>>>>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>>>>:

d�k�1[n] u [[ (m;n) ]](d�k�1[m])

falls (m;n) 2 E
am

und d�k�1[n] = d�k�1[n] u [[ (m;n) ]](d�k�1[m])

dfi
k�1[n] u [[ e

Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�k�1[m])

falls (m; l) 2 E
am
mc und n 2 start(mm(Method((m; l))))

und d�k�1[n] = dfi
k�1[n] u

[[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�k�1[m])

Weiterhin gilt wegen der Induktionsvoraussetzung:

(ii) 8k 2 IN 8n 2 N
am : �x-d�[n] v d�k�1[n]

(iii) �x-d�[m] v

8>>>>>>><
>>>>>>>:

u f [[ e
Class(m)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(m)
fil ]]

loc
(d�k�1[source(e)])

j e 2 Sender(mm(m)) g

falls m 2 start(MMdl)nfstart(MH)g

u f [[ (n;m) ]](d�k�1[n]) jn 2 predmm(m)(m) g sonst

Aus den Gleichungen (i)-(iii) und, da m der im k-ten Durchlauf bearbeitete

Knoten ist, folgt die Behauptung.

Bei der intraprozeduralen Datenu�analyse garantieren die Theoreme (Safety

and Coincidence Theorem) von Kam und Ullman [KU77] die Korrektheit bzw. die

Koinzidenz der MFP-L�osung bzgl. der MOP-L�osung, wenn die lokalen Semantik-

Funktionen monoton bzw. distributiv sind. Da� diese Aussage auch auf interproze-

durale Datenu�analysen �ubertragen werden kann, hat Knoop in [Kn93] bewiesen.

Wir stellen nun eine objekt{orientierte Variante des interprozeduralen Falles vor.

Zun�achst gehen wir auf die E�ekte des Pr�aprozesses ein.

De�nition 3.6.3

Im folgenden sei omop(n) de�niert durch

omop(n)=

8><
>:

IdL falls n 2 start(MMdl)

u f [[ p ]]
�

(c0) j p 2 COP[start(mm(n)); n] g sonst

Lemma 3.6.4

F�ur alle n 2 N
am gilt:
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1. Falls alle semantischen Funktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, monoton sind, dann gilt:

[[[ n ]]] v omop(n).

2. Falls alle semantischen Funktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, distributiv sind, dann gilt:

[[[ n ]]] = omop(n).

Beweis:

1. Wir beweisen mittels Induktion �uber die L�ange des Pfades p

(�) 8n 2 N
am

8p 2 COP[start(mm(n)); n] : [[[ n ]]] v [[ p ]]
�

;

womit der erste Teil des Lemmas direkt folgt.

k=0: Pfade der L�ange 0 bestehen nur aus einem Startknoten, f�ur den (�) trivialer-

weise erf�ullt ist.

k � 1! k : Da vollst�andige Pfade, die auch in einem Startknoten enden, die L�ange

0 haben, gen�ugt es im folgenden n 2 N
am
nstart(MMdl) zu betrachten, f�ur die es

einen Pfad p 2 COP[start(mm(n)); n] gibt mit 0 < length(p) � k. Wir zeigen, da�

[[ p ]]
�

w [[[ n ]]]

gilt unter der Induktionsvoraussetzung

(IV ) 8m 2 N
am

8p̂ 2 COP[start(mm(n)); m] : 0 � length(p̂) < k :

[[ p̂ ]]
�

w [[[m ]]]

Der Pfad p l�a�t sich in p= p
0; (m;n) zerlegen mit m 2 predag(n)4 und p

0
2

OP [start(mm(n)); m]. F�ur die Transition (m;n) unterscheiden wir drei F�alle:

(a) (m;n) 62 (E
ag
call [ E

ag
ret): Dann gilt p0 2 COP[start(mm(n)); m] und weiter:

[[ p ]]
�

= [[ (m;n) ]]
loc
� [[ p0 ]]

�

= [[ (m;n) ]] � [[ p0 ]]
�

da (m;n) 62 (E
ag
call [ E

ag
ret)

w [[ (m;n) ]] � [[[m ]]] wegen (IV )

w [[[ n ]]] De�nition von [[[ n ]]]

(b) (m;n) 2 E
ag
call kann nicht vorkommen, da p ein vollst�andiger Pfad ist.

4
pred

ag liefert die Menge der direkten vorhergehenden Zust�ande im OO-Analyse-Graph.
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(c) (m;n) 2 E
ag
ret: Hierbei ist m nicht Vorg�anger von n in N

am. Der Pfad p wird

wieder zerlegt, soda� die Aufrufstruktur des Programmes reektiert wird5:

p= p
00; (e

Class(m)
fil ); (e

Class(m)
pb ); (start(mm(m)); :::; end(mm(m))); (e

Class(m)
ret )

Sei l= source(e
Class(m)
fil ). Es gilt: p00 2 OP [start(mm(n)); l] und

(start(mm(m)); :::; end(mm(m))) 2 COP[start(mm(m)); end(mm(m))] und wei-

ter ergibt sich

[[ p ]]
�

= [[ e
Class(m)
ret ]]

loc
� [[ (start(mm(m)); :::; end(mm(m))) ]]

�

�[[ e
Class(m)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(m)
fil ]]

loc
� [[ p00 ]]

�

wegen (IV ) w [[ e
Class(m)
ret ]]

loc
� [[[ end(mm(m)) ]]] � [[ e

Class(m)
pb ]]

loc

�[[ e
Class(m)
fil ]]

loc
� [[ p00 ]]

�

nach De�nition w [[ (l; n) ]] � [[ p00 ]]
�

wegen (IV ) w [[ (l; n) ]] � [[[ l ]]]

Def: von [[[ ]]] w [[[ n ]]]

sowie f�ur den SthOutOf-Fall:

[[ p ]]
�

= [[ eSthOutOf ]]
loc
� [[ p00 ]]

�

w [[ (l; n) ]] � [[ p00 ]]
�

wegen (IV ) und nach De�nition

w [[ (l; n) ]] � [[[ l ]]] wegen (IV )

w [[[ n ]]] Def: von [[[ ]]]

2. Es bleibt noch die umgekehrte Inklusion zu zeigen, d.h.

8n 2 N
am : [[[ n ]]] w omop(n):

Dazu beweisen wir

(��) 8k � 0 8n 2 N
am

8e 2 E
am : (I) omop(n) v gtrk[n] und

(II) [[ e ]] v ltrk[e]

wobei gtrk und ltrk wieder den Inhalt der Variablen gtr und ltr nach dem k-ten Schlei-

fendurchlauf im Algorithmus 3.5.1 darstellen. Die Aussage (I) wird durch Induktion

�uber die Anzahl der Schleifendurchl�aufe bewiesen.

5R�uckkehr-Transitionen werden durch eret dargestellt und sind entweder mit einer Zuweisung

dekoriert oder sind nicht dekoriert. Im letzten Fall gelte [[ eret ]]
loc
=df IdL.



60 KAPITEL 3. DATENFLUSSANALYSE-RAHMEN

k = 0 folgt aus der Initialisierung des Algorithmuses.

k � 1! k : Sei n 2 N
am der Zustand mit Eintrag (n; f) in workset, der im k-ten

Durchlauf der Schleife bearbeitet wird.

(a) n 2 start(MMdl) : Alle Startknoten werden mit f = IdL initialisiert und k�onnen

sp�ater nicht wieder in die workset aufgenommen werden, also gilt

omop(n)= IdL= gtrk[n]:

(b) n 2 N
am
nstart(MMdl) : Es mu� ein m 2 N

am und ein k > l � 0 geben, so da�

(n; f)= (n; ltrl[(m;n)] � gtrl[m])

im l-ten Schleifendurchlauf in workset aufgenommen wurde. Abh�angig von der

Art der Transition erhalten wir:

(i) (m;n) 62 E
am
mc : Dann gilt:

omop(n)

= uf[[ p ]]
�

j p 2 COP[start(mm(n)); n]g

v uf[[ (m;n) ]]
loc
� [[ p0 ]]

�

j p
0
2 COP[start(mm(n)); m]g

da (m;n) 62 E
am
mc

v [[ (m;n) ]]
loc
�u f[[ p0 ]]

�

j p
0
2 COP[start(mm(n)); m]g

da [[ ]]
loc

distributiv

= [[ (m;n) ]]
loc
� omop(m); De�nition von omop

v [[ (m;n) ]]
loc
� gtrl[m]; IV

= ltrl[(m;n)] � gtrl[m] = f; siehe Algorithmus
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(ii) (m;n) 2 E
am
mc : Dann gilt:

omop(n)

= uf[[ p ]]
�

j p 2 COP[start(mm(n)); n]g

v uf([[ eSthOutOf ]]
loc
u

[[ eCret ]]
loc
� [[ p0 ]]

�

� [[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc
) � [[ p00 ]]

�

j p
0
2 COP[start(Model(Method((m;n)); C)));

end(Model(Method((m;n)); C)))];

p
00
2 COP[start(mm(n)); m]; C 2 Impl(Method(e))g

da (m;n) 2 E
am
mc

v ([[ eSthOutOf ]]
loc
u

uf[[ eCret ]]
loc
� gtrl[end(Model(Method((m;n); C)))] � [[ eCpb ]]

loc

�[[ eCfil ]]
loc
) � gtrl[m] j C 2 Impl(Method(e))g;

da [[ ]] distributiv und IV

v ltrl[(m;n)] � gtrl[m] = f; siehe Algorithmus

Damit erhalten wir:

omop(n) v gtrk�1[n] u f = gtrk[n]:

Es bleibt noch (II) [[ e ]] v ltrk[e]; e 2 E
am zu zeigen:

Wenn n 62 end(MMdl), so ver�andert der Algorithmus die Variable ltr nicht, womit

die Behauptung nach Induktionsvoraussetzung gilt.

Wenn n 2 end(MMdl), dann gilt:

ltrk[e] =

8>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>:

[[ eSthOutOf ]]
loc
u

u f[[ eCret ]]
loc
� gtrk[end(Model(Method(e; C)))]

�[[ eCpb ]]
loc
� [[ eCfil ]]

loc
jC 2 Impl(Method(e))g

falls e 2 Sender(mm(n))

ltrk�1[e] sonst

Die Aussage [[ e ]] v ltrk[e] ist eine direkte Folge von der De�nition des Gleichungs-

systems 3.4.1, von (I) und der Induktionsvoraussetzung.

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

die sp�ater im Beweis der Hauptaussage (Korrektheit und Koinzidenz der OMFP-

L�osung bez�uglich der OMOP-L�osung) zur Anwendung kommen wird.
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Lemma 3.6.5

F�ur alle e 2 E
am
mc gilt:

1. Falls alle semantischen Funktionen [[ e0 ]]
loc
; e

0
2 E

ag, monoton sind, dann ist

[[ e ]] vu f[[ p ]]
�

j p 2 COP[source(e); dest(e)]g.

2. Falls alle semantischen Funktionen [[ e0 ]]
loc
; e

0
2 E

ag, distributiv sind, dann ist

[[ e ]] =u f[[ p ]]
�

j p 2 COP[source(e); dest(e)]g.

Wir kommen nun zur ersten Hauptaussage.

Theorem 3.6.6 (OO-Korrektheitstheorem)

Sei � ein SOL -Programmund T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige OO-Analyse-

Graph. Dann ist dieOMFP-L�osung eine korrekte Approximation derOMOP-L�osung,

d.h.

8 c0 2 L 8n 2 N
ag : OMFP([[ ]]loc;c0)

(n) v OMOP([[ ]]loc;c0)
(n);

wenn alle lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
, e 2 E

ag, monoton sind.

Beweis: Wir zeigen f�ur alle 8c0 2 L :

(�) 8n 2 N
am

8p 2 OP [sag ; n] : OMFP([[ ]]loc;c0)
(n) v [[ p ]]

�

(c0)

durch Induktion �uber die L�ange k des Pfades p.

k=0 : [[ p ]]
�

(c0)= [[ � ]]
�

(c0)= c0= d�c0(s
ag)

k � 1! k : Sei k > 0 und f�ur alle Pfade p0 der L�ange 0 � length(p0) < k gilt die

Induktionsvoraussetzung:

(IV ) 8m 2 N
am

8p
0
2 OP [sag; m] : OMFP([[ ]]loc;c0)

(m) v [[ p0 ]]
�

(c0):

Sei p ein Pfad der L�ange k, dann kann p zerlegt werden in p= p
0; (m;n) f�ur ein

m 2 predag(n) und p
0
2 OP [sag; m]. Nach (IV ) gilt: OMFP([[ ]]loc;c0)

(m) v [[ p0 ]]
�

(c0).

Wir betrachten alle m�oglichen Transitionen und erhalten:

1. (m;n) 62 (E
ag
call [ E

ag
ret) :

OMFP([[ ]]loc;c0)
(n) = u f[[ (m0

; n) ]](d�c0(m
0)) jm0

2 predmm(n)(n)g

v [[ (m;n) ]](d�c0(m))

v [[ (m;n) ]]([[ p0 ]]
�

(c0)) nach (IV )

= [[ p ]]
�

(c0)
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2. (m;n) 2 E
ag
call : Dann ist n 2 start(MMdl) und p kann weiter in

p= p
00; (m̂;m); (m;n);

zerlegt werden. (m̂;m) entspricht einer Aufruf-Transition. Nach (IV ) gilt:

OMFP([[ ]]loc;c0)
(m̂) v [[ p00 ]]

�

(c0) f�ur p
00
2 OP [sag; m̂]:

Damit gilt:

OMFP([[ ]]loc;c0)
(n)

= u f[[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�c0[source(e)])

j e 2 Sender(mm(n))g

v [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�c0(m̂))

= [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(OMFP([[ ]]loc;c0)

(m̂))

nach (IV )

v [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
([[ p00 ]]

�

(c0))

= [[ p ]]
�

(c0)

3. (m;n) 2 E
ag
ret : Der Pfad p hat also die Gestalt

p= p
0; (e

Class(m)
fil ); (e

Class(m)
pb ); (start(mm(m)); :::; end(mm(m))); (e

Class(m)
ret )

bzw.

p= p
0; (eSthOutOf); (dest(e

Class(m)
SthOutOf); n).

Wenn wir m0 und source(e
Class(m)
fil ) bzw. source(eSthOutOf) identi�zieren, dann

erhalten wir aus der Induktionsvoraussetzung:

OMFP([[ ]]loc;c0)
(m0) v [[ p0 ]]

�

(c0) f�ur p
0
2 OP [sag; m0]:
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Es gilt:

OMFP([[ ]]loc;c0)
(n)

= u f[[ (m̂; n) ]](d�c0(m̂)) j m̂ 2 predmm(n)(n)g

v [[ (m0
; n) ]](d�c0(m

0))

v [[ (m0
; n) ]]([[ p0 ]]

�

(c0))

nach (IV )

v u f[[ p̂ ]]
�

([[ p0 ]]
�

(c0)) j p̂ 2 COP[m0
; n]g

wegen Lemma 3:6:5

v ([[ e
Class(m)
ret ]]

loc
� [[ (start(mm(m)); :::; end(mm(m))) ]]

�

�

[[ e
Class(m)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(m)
fil ]]

loc
)([[ p0 ]]

�

(c0))

= [[ p ]]
�

(c0)

bzw.:

OMFP([[ ]]loc;c0)
(n) = u f[[ (m̂; n) ]](d�c0(m̂)) j m̂ 2 predmm(n)(n)g

v [[ (m0
; n) ]](d�c0(m

0))

v [[ (m0
; n) ]]([[ p0 ]]

�

(c0))

v u f[[ p̂ ]]
�

([[ p0 ]]
�

(c0)) j p̂ 2 COP[m0
; n]g

wegen Lemma 3:6:5

v [[ eSthOutOf ]]
loc
([[ p0 ]]

�

(c0))

= [[ p ]]
�

(c0):

Die OMFP-L�osung f�allt mit der OMOP-L�osung zusammen, wenn zus�atzlich noch

die Distributivit�at der lokalen Semantikfunktionen erreicht werden kann.

Theorem 3.6.7 (OO-Koinzidenztheorem)

Sei � ein SOL -Programmund T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige OO-Analyse-

Graph. Dann ist die OMFP-L�osung identisch zur OMOP-L�osung, d.h.

8 c0 2 L 8n 2 N
ag : OMFP([[ ]]loc;c0)

(n)=OMOP([[ ]]loc;c0)
(n);

wenn alle lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
, e 2 E

ag, distributiv sind.

Beweis: Da distributive Funktionen auch monoton sind, gen�ugt es zu zeigen, da�

(�) 8k � 0 8n 2 N
am : OMOP([[ ]]loc;c0)

(n) v d�k[n]:
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Wir beweisen dies durch Induktion �uber die Anzahl der Schleifendurchl�aufe im Al-

gorithmus 3.5.2.

k=0 : Da d� mit > initialisiert wird, ist die Aussage f�ur den Induktionsanfang

korrekt.

k=1 : Zun�achst wird der Startzustand bearbeitet, dies bedeutet:

OMOP([[ ]]loc;c0)
(sag) v [[ � ]]

�

(c0)= IdL= d�[sag].

k � 1! k : Sei n 2 N
am der Zustand der workset, der im k-ten Durchlauf der

Schleife bearbeitet wird. Es gibt einen Zustand m 2 N
am, dessen Bearbeitung im

l-ten Durchlauf der Schleife bewirkt, da� n in die workset aufgenommen wurde. F�ur

diesen Zustand liefert uns der Algorithmus folgende Beziehung:

sp=

8><
>:

[[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�l[m]) falls n 2 start(MMdl)

[[ (m;n) ]](d�l[m]) sonst

Wir beweisen zun�achst OMOP([[ ]]loc;c0)
(n) v sp:

1. (m;n) 2 E
am
nE

am
mc :

Hierf�ur gilt:

OMOP([[ ]]loc;c0)
(n) = u f[[ p ]]

�

(c0) j p 2 OP [sag; n]g

((m;n) 62 E
am
mc ) v u f[[ (m;n) ]]

loc
([[ p0 ]]

�

(c0)) j p
0
2 OP [sag; m]g

([[ ]]
loc
distributiv) = [[ (m;n) ]]

loc
(u f[[ p0 ]]

�

(c0) j p
0
2 OP [sag; m]g)

(Def: OMOP) = [[ (m;n) ]]
loc
(OMOP([[ ]]loc;c0)

(m))

((m;n) 62 E
am
mc ) = [[ (m;n) ]](OMOP([[ ]]loc;c0)

(m))

(IV ) v [[ (m;n) ]](d�l[m])

= sp

2. (m;n) 2 E
am
mc :
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Hierf�ur gilt:

OMOP([[ ]]loc;c0)
(n) = u f[[ p ]]

�

(c0) j p 2 OP [sag; n]g

v u f[[ p0 ]]
�

([[ p00 ]]
�

(c0))

j p
00
2 OP [sag; m]; p0 2 COP[m;n]g

([[ ]]
loc
distributiv) = u f[[ p0 ]]

�

(u f[[ p00 ]]
�

(c0) j p
00
2 OP [sag; m]g)

j p
0
2 COP[m;n]g

(Def: OMOP) = u f[[ p0 ]]
�

(OMOP([[ ]]loc;c0)
(m)) j p0 2 COP[m;n]g

(Lemma 3:6:5) = [[ (m;n) ]](OMOP([[ ]]loc;c0)
(m))

(IV ) v [[ (m;n) ]](d�l[m])

= sp

3. (m;n) 62 E
am :

Dann ist (m; l) 2 Sender(mm(n)) und n 2 start(MMdl). Wir erhalten:

OMOP([[ ]]loc;c0)
(n) = u f[[ p ]]

�

(c0) j p 2 OP [sag; n]g

v u f[[ e
Class(n)
pb ]]

loc
�

[[ e
Class(n)
fil ]]

loc
([[ p0 ]]

�

(c0)) j p
0
2 OP [sag; m]g

([[ ]]
loc
distributiv) = [[ e

Class(n)
pb ]]

loc
�

[[ e
Class(n)
fil ]]

loc
(u f[[ p0 ]]

�

(c0) j p
0
2 OP [sag; m]g)

(Def: OMOP) = [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(OMOP([[ ]]loc;c0)

(m))

(IV ) v [[ e
Class(n)
pb ]]

loc
� [[ e

Class(n)
fil ]]

loc
(d�l[m])

= sp

Insgesamt erhalten wir hieraus:

OMOP([[ ]]loc;c0)
(n) v d�k�1[n] u sp=d�k[n]:



Kapitel 4

Typanalyse

Als Anwendung des im vorigen Kapitel vorgestellten Analyse-Rahmens de�nieren

wir nun Typanalysen f�ur ungetypte objekt-orientierte Programmiersprachen, zu-

n�achst als monotone Datenu�analysen und dann als distributive Datenu�analyse.

Wir werden insgesamt vier monotone Datenu�analysen mit unterschiedlichen

M�achtigkeiten pr�asentieren. Die entscheidenden Merkmale der zun�achst de�nierten

Typanalyse Mono (als monotone Datenu�analyse) sind:

� separate Bearbeitung der Methodenaufrufe, d.h. jeder Methodenaufruf wird

unabh�angig von allen anderen analysiert (in der Literatur auch polyvariante

oder polymorphe Behandlung von Methodenaufrufen genannt),

� partiell deterministische Behandlung der Verzweigungsausdr�ucke, d.h. sofern

eindeutige Informationen �uber den Wert der Bedingung des Verzweigungsaus-

druckes vorliegen, wird nur der geeignete Zweig analysiert,

� destruktive Behandlung der Zuweisungsausdr�ucke, d.h. �Uberschreiben des Wer-

tes der Variablen auf der linken Seite durch den Wert des Ausdrucks auf der

rechten Seite des Zuweisungsausdrucks.

Die drei weiteren Typanalysen sind eingeschr�ankte Versionen der Typanalyse

Mono. Bei der Typanalyse Mono-Ass wird die scharfe Behandlung von Zuwei-

sungen aufgehoben, indem nun der bereits zuvor berechnete Typ der Variablen um

den neuen Typ erweitert wird (kumulative oder \collecting" Behandlung von Zuwei-

sungen). Die Typanalyse Mono-Branch unterscheidet sich von Mono durch eine

67
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nichtdeterministische Behandlung der Verzweigungsausdr�ucke, d.h. es werden immer

beide Zweige analysiert. Bei der vierten monotonen Typanalyse PS werden beide

Einschr�ankungen zur Anwendung kommen. PS entspricht damit von ihrer M�achtig-

keit her in etwa der Typinferenz von Palsberg/Schwartzbach [OPS92]. Daher haben

wir ihr auch den Namen PS gegeben.

Die aggressivste (pr�aziseste) aller Typanalysen ist die Typanalyse Dist, die als

distributives Datenu�analyseproblem de�niert wird. Die Datenu�informationen

an den Programmpunkten werden derart vereint, da� es auch an einem sp�ateren

Programmpunkt m�oglich ist, die zuvor zusammengefa�ten Informationen wieder

auseinanderhalten zu k�onnen.

Die zur De�nition einer Typanalyse als Datenu�analyseproblem wichtigsten

Schritte sind:

1. De�nition der Datenu�informationen und des der Datenu�analyse zugrun-

deliegenden Verbandes,

2. De�nition der lokalen abstrakten Semantikfunktionen,

3. Nachweis, da� der benutzte Verband die absteigende Kettenbedingung erf�ullt,

4. Nachweis der Monotonie bzw. Distributivit�at der lokalen abstrakten Seman-

tikfunktionen.

Nach der Spezi�kation und dem Nachweis der Korrekheit der Typanalyse werden

wir auch noch auf die Komplexit�at der Analyse eingehen.

4.1 Die Typanalyse Mono

Zun�achst pr�asentieren wir als monotone Datenu�analyse die Typanalyse Mono.

4.1.1 Spezi�kation der Typanalyse

Sei im folgenden � ein SOL -Programm und T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige

OO-Analyse-Graph. Dann de�nieren wir:
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� C
0=df CId [ fInt ;False;True;Nilg die Menge der Klassenidenti�katoren von �

erweitert um den Typ Integer als Repr�asentant der Klasse der ganzen Zahlen

und um die Typen False;True und Nil als Repr�asentanten der speziellen Werte

false, true und nil;

� V
0=df VId(T

ag) die Menge der in T
ag vorkommenden Variablenidenti�katoren

und Argumentidenti�katoren;

� PS=df (P(C
0)[ f?ps;>psg;u;t;?ps;>ps) den Potenzmengenverband von C 0 er-

weitert um ein kleinstes Element ?ps und ein gr�o�tes Element >ps, wobei P

den Potenzmengenoperator bezeichnet.

Datenbereich und Datenu�informationen

Der Datenbereich der Typanalyse wird de�niert als der Verband der Menge der

Funktionen

(L;u;t;v;?;>)=df (FL;[;\;�;>fl;?fl)

mit

� FL=df [V
0
! PS],

� [; \; �, die die punktweisen Mengenoperationen Vereinigung, Schnitt und

umfassend oder gleich sein darstellen,

� 8 v 2 V
0 : >fl(v)=df >ps,

� 8 v 2 V
0 : ?fl(v)=df ?ps.

Diejenigen Programmpunkte, die nach Terminierung der Typanalyse mit ?fl

annotiert sind, stellen unerreichbaren Programmcode (dead code) dar. Gibt es einen

Programmpunkt, der mit>fl annotiert ist, so bedeutet dies, da� ein Methodenaufruf

zur Laufzeit m�oglicherweise nicht verstanden (ausgef�uhrt) werden kann.

Bevor wir zu der De�nition der lokalen Semantikfunktionen kommen, noch eine

weitere Notation: 8M 2 PS; v 2 V
0
; f 2 FLnf>fl;?flg : f ist die eindeutige Funktion

aus FL mit

f [v !M ](x)=df

8><
>:
M falls x=v

f(x) sonst
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Lokale abstrakte Semantik

Das Funktional

[[ ]]
loc

: Eag
! (FL ! FL)

beschreibt die lokale abstrakte Semantik und wird de�niert durch:

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

dann

{ Id := SE

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg

f [Id! fAg] falls SE � A new

f [Id! fClass(e)g] falls SE � self

f [Id! f(x)] falls SE � x, x 2 V 0

f [Id! fNilg] falls SE � nil

f [Id! fIntg] falls SE � Integer

{ Id := Id1 f+j � j � j=g Id2

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>><
>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg

f [Id! fIntg] falls f(Id1)= f(Id2)= fIntg

>fl sonst

{ e-cond := e-cond instanceOf : C

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>>>>><
>>>>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg or

fCg= f(e-cond)

f [e-cond! fFalseg] falls C 62 f(e-cond)

f [e-cond! fTrue;Falseg] sonst

{ e-cond := Id1 f= j < j > j <= j >= j <>g Id2:

[[ e ]]
loc
(f)=df

8><
>:
f falls f 2 f?fl;>flg

f [e-cond! fFalse;Trueg] sonst

� Ausdr�ucke: Wenn e dekoriert ist mit einem Ausdruck Form SE: [[ e ]]
loc
(f)=df f
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� Filter: Wenn e mit einem Filter der folgenden Form dekoriert ist, dann

{ e-sendsTo C:m1 : : : :mn :

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>><
>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg or

C 2 f(e-sendsTo)

?fl sonst

{ e-sendsTo SthOutOf Impl(Method(e))

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>><
>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg

>fl falls f(e-sendsTo)nImpl(Method(e)) 6= ;

?fl sonst

{ e-cond eqFalse

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>><
>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg or

False 2 f(e-cond)

?fl sonst

{ e-cond neqFalse

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>><
>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg or

f(e-cond)nfFalseg 6= ;

?fl sonst

Startinformation: ist die Funktion f0 2 FL mit f0(v)= fg 8v 2 V
0.

Die Startinformation dr�uckt aus, da� an jedem Programmpunkt noch keine echte

Information bekannt ist1.

Die M�achtigkeit der Typanalyse wird vor allem durch die Filtertransitionen

erreicht. Sie erm�oglichen eine quasi-deterministische Behandlung von Methoden-

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

1In Smalltalk-80 werden Variablen automatisch bei ihrer De�nition mit nil initialisiert. Da

SOL sich an Smalltalk-80 orientiert, geschieht dies auch in SOL -Programmen. Somit k�onnte die

Typanalyse auch mit der Startinformation f0(v)= fNilg 8v 2 V 0 beginnen. Warum wir dies aber

nicht verwenden, wird im folgenden Kapitel unter dem Stichwort \Behandlung von uninitialisierten

Variablen" diskutiert. Die oben gew�ahlte Startinformation kann als ein Tribut der Theorie an die

praktische Anwendung gesehen werden.
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dann weiterzuleiten, wenn die durch den Filter ausgedr�uckten Anforderungen an

das Programm erf�ullt sind bzw. ausgef�uhrt werden k�onnen. Falls dies nicht der

Fall ist, dann blockt der Filter die Propagierung der Typinformationen, indem er

nur ?fl weiterreicht. Z.B. propagiert der Filter e-sendsTo C:m1 : : : :mn : die an-

liegende Information nur dann weiter, wenn der Empf�anger Instanz der Klasse

C ist. Entsprechend reicht der Filter e-sendsTo eqFalse nur dann die anliegen-

de Information weiter, wenn die Bedingung e-cond den Wert False hat. Der Fil-

ter e-sendsTo SthOutOf Impl(Method(e)), der den Ausnahmefall message-does-not-

understand behandelt, gibt entweder die Information >fl weiter (>fl ist das kleinste

Element des Verbandes FL), wenn ein Methodenaufruf an ein Objekt geschickt

worden ist, dessen Klasse keine geeignete Methode enth�alt; ansonsten wird ?fl wei-

tergereicht.

Die De�nition der Bedeutung von Zuweisungen zeigt, warum wir diese als de-

struktiv bezeichnet haben. In der Typanalyse wird der Wert der Variablen, die auf

der linken Seite einer Zuweisung vorkommt, mit dem Wert des Ausdrucks der rech-

ten Seite �uberschrieben. In einigen Arbeiten [PS91, Gr95] werden die alten Typ-

informationen nur um den neuen Wert erweitert; die alten Werte bleiben weiterhin

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

Sprachgebrauch

Eine Typanalyse akzeptiert ein Programm genau dann, wenn es keinen Programm-

punkt (Zustand) gibt, der nach Terminierung der Analyse mit ? (= >fl beiMono)

annotiert ist. Dies bedeutet, da� die Typanalyse alle Methodenaufrufe und arith-

metische Operationen als korrekt anerkennt. Entsprechend sagen wir, da� eine Typ-

analyse ein Programm ablehnt (rejected), wenn ein Methodenaufruf oder eine arith-

metische Operation gefunden wird, die zu einem Fehler f�uhrt, d.h. das Ergebnis ?

liefert.

4.1.2 Korrektheit der monotonen Typanalyse

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

Aussage.
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Lemma 4.1.1

FL ist ein vollst�andiger Verband, der die absteigende Kettenbedingung erf�ullt.

Nach der erfolgreichen Spezi�kation der Typanalyse zeigen wir nun die Monoto-

nie der lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ � ]]
loc
, um somit die Korrektheit

sicherzustellen.

Lemma 4.1.2

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von Mono sind mono-

ton.

Beweis: Monotonie bedeutet:

8 [[ e ]]
loc
2 [FL ! FL] 8f; f 0 2 FL : f v f

0
) [[ e ]]

loc
(f) v [[ e ]]

loc
(f 0):

Im folgenden sei f v f
0. Wir beweisen nur f�ur zwei Ausdrucksarten exemplarisch

die Aussage des Lemmas. Alle anderen F�alle lassen sich in gleicher Weise zeigen.

1. Sei e mit einer Zuweisung der Form Id := SE dekoriert.

(a) Sei weiter f =>fl und f
0 beliebig. Dann erhalten wir >fl v f

0 und

auch >fl v [[ e ]]
loc
(f 0), wegen der Verbandseigenschaft von FL. Also

[[ e ]]
loc
(f) v [[ e ]]

loc
(f 0). Der Fall f =?fl l�a�t f�ur f

0 nur die Wahl f 0=?fl

zu, womit wir die Aussage sofort bekommen.

Sei nun f
0=?fl und f beliebig. Dann gilt f v ?fl und auch [[ e ]]

loc
(f) v

?fl, wegen der Verbandseigenschaft von FL; also [[ e ]]
loc
(f) v [[ e ]]

loc
(f 0).

Der Fall f 0=>fl l�a�t f�ur f nur die Wahl f =>fl zu. Hierf�ur ist die Aussage

trivialerweise erf�ullt.

(b) Sei nun x 2 V
0
nfIdg beliebig. Es gilt

f(x) v f
0(x)) [[ e ]]

loc
(f(x)) v [[ e ]]

loc
(f 0(x));

da sich f�ur diese Variablen bei Anwendung der Semantikfunktionen keine

�Anderungen ergeben.

Wir betrachten daher x 2 fIdg mit f(Id) v f
0(Id). Nach Anwendung der

Zuweisung werden in beiden Funktionen f und f 0 jeweils die Komponente

x auf den gleichen Wert gesetzt; also [[ e ]]
loc
(f(x))= [[ e ]]

loc
(f 0(x)).

Insgesamt erhalten wir: [[ e ]]
loc
(f) v [[ e ]]

loc
(f 0)
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2. Sei e mit einem Filter der Form e-sendsTo C:m1 : : : : mn : dekoriert. Wir

betrachten nur die "interessanten" F�alle, d.h. C 2 f(e-sendsTo) bzw. C 62

f(e-sendsTo). F�ur alle weiteren F�alle gilt mit entsprechender Argumentation

wie zuvor: [[ e ]]
loc
(f) v [[ e ]]

loc
(f 0).

(a) C 2 f(e-sendsTo) und f(e-sendsTo) v f
0(e-sendsTo): Es k�onnen f�ur f 0

zwei F�alle eintreten:

i. C 62 f
0(e-sendsTo)

) [[ e ]]
loc
(f(e-sendsTo)) v [[ e ]]

loc
(f 0(e-sendsTo))=?fl ) Beh.

ii. C 2 f
0(e-sendsTo) ) [[ e ]]

loc
(f(e-sendsTo))= [[ e ]]

loc
(f 0(e-sendsTo))

) Beh., da die Ausgangsinformation weitergeleitet wird und f�ur alle

x 2 V
0
nfe-sendsTog unver�andert [[ e ]]

loc
(f(x)) v [[ e ]]

loc
(f 0(x)) gilt.

(b) C 62 f(e-sendsTo) und f(e-sendsTo) v f
0(e-sendsTo): Dies bedeutet, da�

C 62 f
0(e-sendsTo). Somit erhalten wir [[ e ]]

loc
(f)= [[ e ]]

loc
(f 0)=?fl, da die

Ausgangsinformation nicht weitergeleitet wird.

Lemma 4.1.3

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von Mono sind nicht

distributiv.

Beweis:

Angenommen die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, sind dis-

tributiv. Zu zeigen ist dann:

8FL
0
� FL : [[ e ]]

loc
(uFL

0)=u f[[ e ]]
loc
(f) j f 2 FL0g:

Sei nun f1 2 FL
0 mit f1(e-sendsTo)= fCg und f2 2 FL

0 mit f2(e-sendsTo)= fDg.

Dann ist

[[ e-sendsTo C:m1 : : : :mn : ]]
loc
(u ff1; f2g)(e-sendsTo)

= f1 u f2(e-sendsTo)

= fC;Dg
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und andererseits

[[ e-sendsTo C:m1 : : : :mn : ]]
loc
(f1(e-sendsTo))

u [[ e-sendsTo C:m1 : : : :mn : ]]
loc
(f2(e-sendsTo))

= f1(e-sendsTo) u ?fl

= fCg

und dies steht im Widerspruch zur Distributivit�at. Also sind die Filter-Funktionen

nur monoton.

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

rektheit der monotonen Typanalyse.

Theorem 4.1.4

DieOMFP-L�osung vonMono ist eine korrekte Approximation ihrerOMOP-L�osung.

4.1.3 Komplextit�at des Verfahrens

Im Gegensatz zu Bitvektor-Datenu�analyseproblemen, die lineare Komplexit�at auf-

weisen, errechnet sich die Laufzeit-Komplexit�at im ung�unstigsten Fall (worst-case)

f�ur die Typanalyse wie folgt:

Sei n die Gr�o�e des Programms, dann gilt:

jC
0
j = O(n); jV

0
j = O(n);

jP(C 0)j = O(2n), und

jFLj = j[V 0 ! P(C 0)]j = O(2n
2

).

Es werden Iterationen �uber einem Bereich von exponentieller Gr�o�e ausgef�uhrt,

um die Bedeutung [[ e ]]
loc

eines Ausdrucks e zu berechnen. Das Verfahren hat also

eine exponentielle Komplexit�at2.

4.1.4 Grenzen der Mono-Typanalyse

Die soeben de�nierte Typanalyse erkennt viele Fehlerquellen in objekt-orientierten

Programmen, aber allein schon die Tatsache, da�Mono nur eine monotone Typana-

2Die Verwendung von Verfahren mit exponentieller Komplexit�at ist f�ur gr�o�ere Programme in

der Regel unrealistisch aufgrund der hohen Laufzeit. Wir werden sp�ater zeigen, da� eine Ver�ande-

rung des generischen Algorithmus zwar an der theoretischen Komplexit�at nichts �andert, aber trotz-

dem bei den praktischen Anwendungen und Tests zu akzeptablen Ergebnissen f�uhrt.
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lyse ist, deutet auf ihre Grenzen hin. Ein kleines Programmbeispiel soll zeigen, da�

Mono gewisse Situationen nicht im Sinne des Laufzeitverhaltens behandeln kann.

Genauer m�u�ten wir hier von der OMFP-L�osung der Typanalyse Mono sprechen,

denn nur diese kann praktisch berechnet werden. Betrachten wir das Laufzeitverhal-

ten des folgenden Beispielprogrammes

class A

method m:x

x k (*6)

method k

self

end A

class B

method m:y

y l (*5)

method l

self

end B

class BspMono

var a b

method go

a:=3;

b:=4;

if a=b

then a:=A new; b:=A new (*1)

else a:=B new; b:=B new (*2)

endif; (*3)

a m:b (*4)

end BspMono

BspMono new go

so ist nach Ausf�uhrung der Verzweigung (*3) die Variable a ein Objekt vom Typ

B und die Variable b ebenso ein Objekt vom Typ B. Somit kommt es in (*4) zum

Methodenaufruf m in der Klasse B mit Argumenttyp B. Dieser hat zur Folge, da�

eine Methode l in der Klasse B aufgerufen wird (*5). Das Programm wird ins-

gesamt korrekt ausgef�uhrt. Da in diesem Programm keine rekursiven Aufrufe und

keine Schleifen vorkommen, k�onnen wir uns die OMOP-L�osung vonMono ebenfalls

anschauen. Es gibt zwei Programmpfade, die analysiert werden m�ussen. Zun�achst
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wird der then-Zweig analysiert. Danach sind die Variablen a und b vom Typ A. In

(*4) wird also die Methode m in der Klasse A aufgerufen, und zieht einen Aufruf

der Methode k in der Klasse A nach sich. Dieser Programmpfad wird insgesamt kor-

rekt analysiert. Der zweite Programmpfad ist exakt derjenige, der auch zur Laufzeit

ausgef�uhrt wird, siehe oben. Die OMOP-L�osung von Mono w�urde ein solches Pro-

gramm akzeptieren, aber leider ist diese L�osung i.a. nicht algorithmisch berechenbar.

Die OMFP-L�osung von Mono dahingegen liefert Fehler, die zur Laufzeit nicht

eintreten k�onnen, siehe Abbildung 4.1. Genauer: Die Analyse der Verzweigungsbe-

dingung kann nicht eindeutig ermitteln, welcher Zweig zur Laufzeit ausgef�uhrt wird.

Also m�ussen beide Zweige analysiert werden. Daher sind die Variablen a und b nach

Beendigung der Verzweigung jeweils vom Typ fA;Bg. Dies bedeutet f�ur (*4) nun,

da� die Methode m mit Argumenttyp fA;Bg sowohl in der Klasse A als auch in

der Klasse B mit Argumenttyp fA;Bg analysiert werden mu�. Die Analyse des Me-

thodenaufrufs in der Klasse B bewirkt einen erneuten Methodenaufruf, diesmal der

Methode l in den Klassen A und B. Dies ist aber nicht m�oglich, da in der Klasse A

eine solche Methode nicht existiert. Die TypanalyseMono akzeptiert ein derartiges

Programm nicht.

4.2 Die Typanalyse Mono-Ass

Im Vergleich zu Mono wird in der Analyse Mono-Ass (Monotonic Data{ow

Analysis{minus{Destructive{Assignments) nur die destruktive Behandlung von Zu-

weisungen ver�andert. Daher geben wir hier nur die neue De�nition der lokalen se-

mantischen Funktion f�ur Zuweisungen an, alles andere bleibt unver�andert:
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class A

1

2

1-sendsTo:=x

method m:x

method-result:=1-sendsTo k

class B

method l

6 method-result:=self

f(a)={B}
f(b)={B}f(b)={A}

"Main-Program"

method-result:=35-sendsTo run

22

23

22-sendsTo:=BspMono new

class B

method m:y

4

5

4-sendsTo:=y

method-result:=4-sendsTo l

class A

method k

3 method-result:=self

a:=B newa:=A new

class BspMono var a b

method go

7

8

9

10

12

14

15

21

20

19

18

17

15

a:=3

b:=4

9-cond eqFalse

9-cond:=a=b

9-cond neqFalse

b:=A new

19-param:=b

20-sendsTo:=a

13 16 b:=B new

f(20-sendsTo)={A,B}
f(19-param)={A,B}

method-result:=20-sendsTo m:19-param

f(a)={A,B}

f(b)={A,B}

f(a)={A}

Abbildung 4.1: Von Mono nicht akzeptiertes Programm
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� Zuweisungen: Wenn e mit einer Zuweisung der folgenden Form dekoriert ist,

dann

{ Id := SE

[[ e ]]
loc
(f)=df

8>>>>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>>>>:

f falls f 2 f?fl;>flg

f [Id! fAg [ f(Id)] falls SE � A new

f [Id! fClass(e)g [ f(Id)] falls SE � self

f [Id! f(x) [ f(Id)] falls SE � x, x 2 V 0

f [Id! fNilg [ f(Id)] falls SE � nil

f [Id! fIntg [ f(Id)] falls SE � Integer

Lemma 4.2.1

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von Mono-Ass sind

monoton.

Theorem 4.2.2

Die OMFP-L�osung von Mono-Ass ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-

L�osung.

Die Komplexit�at von Mono-Ass berechnet sich wie zuvor f�ur Mono, und ist

daher ebenfalls exponentiell.

4.2.1 Grenzen der Mono-Ass-Typanalyse

Betrachten wir folgendes Programm

class A

method m

self

end A

class BspAss

var a

method go

a:=1;

a:=A new; (*1)

a m (*2)

end BspAss

BspAss new go
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so ist nach Ausf�uhrung der zweiten Zuweisung (*1) die Variable a vom Typ fInteger; Ag.

Somit kommt es in (*2) zu einem Methodenaufruf m in den Klassen Integer und A.

In der erstgenannten Klasse existiert aber eine derartige Methode nicht. Die Typana-

lyse Mono-Ass lehnt dieses Programm also ab, obwohl zur Laufzeit kein Probleme

auftritt.

4.3 Die Typanalyse Mono-Branch

Die deterministische Behandlung von Verzweigungsausdr�ucken, sofern eindeutige

Informationen vorliegen, wird in der TypanalyseMono-Branch (Monotonic Data{

ow Analysis-minus{Deterministic{Program-Branches) aufgehoben. Nur die beiden

Filter, die Programmverzweigungen verwalten, werden derart modi�ziert, da� nun

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

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

{ e-cond eqFalse

[[ e ]]
loc
(f)=df f

{ e-cond neqFalse

[[ e ]]
loc
(f)=df f

Lemma 4.3.1

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von Mono-Branch

sind monoton.

Theorem 4.3.2

DieOMFP-L�osung vonMono-Branch ist eine korrekte Approximation ihrerOMOP-

L�osung.

Die Komplexit�at von Mono-Branch berechnet sich wie zuvor f�ur Mono, und

ist daher ebenfalls exponentiell.

4.3.1 Grenzen der Mono-Branch-Typanalyse

Die Analyse des Programms



4.4. DIE TYPANALYSE PS 81

class A

method m

self

end A

class BspBranch

var a

method go

if 1=1 then a:=A new

else a:=1

endif; (*1)

a m (*2)

end BspBranch

BspBranch new go

ergibt, da� nach Auswertung (*1) der beiden Zweige des if-then-else-Ausdrucks die

Variable a vom Typ fInteger; Ag ist. Somit tritt in (*2) ein Fehler auf, da die

Methodem in der Klasse Integer nicht bekannt ist. Die TypanalyseMono-Branch

lehnt ein solches zur Laufzeit durchaus korrektes Programm ab.

4.4 Die Typanalyse PS

Die originale monotone Typanalyse Mono wird nun f�ur die beiden Eigenschaften

\destruktive Zuweisungen" und \deterministische Verzweigungen" ver�andert. PS ist

damit eine Zusammenfassung der beiden letzten Analysen. Der Name PS wurde an-

stelle vonMono-Ass-Branch (Monotonic Data{ow Analysis-minus-Deterministic-

Branches-minus-Destructive-Assignments) gew�ahlt, weil PS dem Typinferenzansatz

aus [OPS92] gleicht. Die �Anderungen bei den lokalen semantischen Funktionen

sind nur bei Zuweisungen und den Filtern f�ur Verzweigungen zu vollziehen, genau

wie in den beiden vorherigen Abschnitten. Daher verzichten wir auf eine formale

Ausf�uhrung.

Lemma 4.4.1

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von PS sind monoton.

Theorem 4.4.2

Die OMFP-L�osung von PS ist eine korrekte Approximation ihrer OMOP-L�osung.
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Die Komplexit�at von PS berechnet sich wie zuvor f�ur Mono, und ist daher

ebenfalls exponentiell.

4.4.1 Grenzen der PS-Typanalyse

Da PS ein aus Mono-Ass und Mono-Branch zusammengesetzte Typanalyse ist,

werden beide vorherigen Beispielprogramme in 4.2.1 und 4.3.1 von PS nicht akzep-

tiert.

4.5 Die Typanalyse Dist

In Abschnitt 4.1.4 haben wir ein Programm vorgestellt, da� von der monotonen

Typanalyse Mono nicht akzeptiert wird, obwohl es zur Laufzeit korrekt ausf�uhr-

bar ist. Die Hauptursache liegt darin, da� nach Beendigung einer Verzweigung die

�uber den linken Zweig und �uber den rechten Zweig berechneten Informationen ver-

eint werden. Hierdurch kommt es zu einer Vermischung der eigentlich vorliegenden

pr�azisen Typinformationen, die im weiteren nicht mehr rekonstruierbar sind. Die Art

der Vereingung ist wesentlich f�ur die Genauigkeit der gesamten Typanalyse. In die-

sem Abschnitt de�nieren wir eine pr�azise Typanalyse Dist (Distributive Data{ow

Analysis), die �uber Mono hinausgehend

� an den Programmpunkten Datenu�informationen nicht zusammenmengt, son-

dern die unterschiedlichen Informationen separat verwaltet mittels einer Menge

von Datenu�informationen; (dies geschieht durch den �Ubergang von einem

Verband von Funktionen zu einem Potenzmengenverband von Funktionen);

� jeder Variablen genau eine Klasse zuordnet;

� implizit Methodenaufrufe polyvariant behandelt, d.h. ein Methodenaufruf wird

f�ur jede Kombination seiner Argumenttypen separat analysiert.

4.5.1 Spezi�kation der Typanalyse

Sei im folgenden � ein SOL -Programm und T ag = (Nag
; E

ag
; s

ag
; e

ag) der zugeh�orige

OO-Analyse-Graph. Dann de�nieren wir:
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� C
0=df CId [ fInt ;False;True;Nilg die Menge der Klassenidenti�katoren von �

erweitert um den Typ Integer als Repr�asentant der Klasse der ganzen Zahlen

und um die Typen False;True und Nil als Repr�asentanten der speziellen Werte

false, true und nil;

� V
0=df VId(T

ag) die Menge der in T
ag vorkommenden Variablenidenti�katoren

und Argumentidenti�katoren;

� P bezeichne den Potenzmengenoperator.

Datenbereich und Datenu�informationen

Der Datenbreich der Typanalyse wird de�niert als der Verband der Menge der Funk-

tionen

(L;u;t;v;?;>)=df (P(F);[;\;�;F ; ;)

mit

� F=df [V
0
! C

0] [ f>f : V
0
! f�gg [ ff0 : V

0
! fgg,

� [; \; �, die die punktweisen Mengenoperationen Vereinigung, Schnitt und

umfassend oder gleich sein darstellen,

� 8 v 2 V
0 : >f (v)=df � und f0(v)=df fg.

Die Funktion>f gibt an, da� ein Methodenaufruf nicht ausgef�uhrt (\verstanden")

werden konnte. Programmpunkte, die nach Terminierung der Typanalyse mit ; an-

notiert sind, stellen unerreichbaren Programmcode dar und sind daher f�ur das Pro-

gramm �uber�ussig. Ein Programmpunkt, der mit F annotiert ist, deutet auf einen

zur Laufzeit m�oglicherweise nicht ausf�uhrbaren Methodenaufruf hin.

Lokale abstrakte Semantik

Das Funktional

[[ ]]
loc

: Eag
! (P(F)! P(F))

beschreibt die lokale abstrakte Semantik und wird de�niert durch:

8 e 2 E
ag
8F 2 P(F): [[ e ]]

loc
(F )=df

8><
>:
F falls >f 2 F

S
f [[ e ]]

0

(f) j f 2 F g sonst
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wobei [[ ]]
0

: Eag
! (Fnf>fg ! P(F)) de�niert wird durch:

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

dann

{ Id := SE

[[ e ]]
0

(f)=df

8>>>>>>>>>>><
>>>>>>>>>>>:

ff [Id! A]g falls SE � A new

ff [Id! Class(e)]g falls SE � self

ff [Id! f(x)]g falls SE � x, x 2 V 0

ff [Id! Nil ]g falls SE � nil

ff [Id! Int ]g falls SE � Integer

{ Id := Id1 f+j � j � j=g Id2

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
ff [Id! Int ]g falls f(Id1)= f(Id2)= Int

F sonst

{ e-cond := e-cond instanceOf : C

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
ffg falls f(e-cond)=C

ff [e-cond! False]g sonst

{ e-cond := Id1 f= j < j > j <= j >= j <>g Id2 :

[[ e ]]
0

(f)=df ff [e-cond! False]; f [e-cond! True]g

� Ausdr�ucke: Wenn e dekoriert ist mit einem Ausdruck der Form SE, dann

[[ e ]]
0

(f)=df ffg

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

{ e-sendsTo C:m1 : : : :mn :

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
ffg falls f(e-sendsTo)=C

; sonst

{ e-sendsTo SthOutOf Impl(Method(e))

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
F falls f(e-sendsTo) 62 Impl(Method(e))

; sonst
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{ e-cond eqFalse

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
ffg falls f(e-cond)=False

; sonst

{ e-cond neqFalse

[[ e ]]
0

(f)=df

8><
>:
ffg falls f(e-cond) 6= False

; sonst

Startinformation: ist die Menge f f0 g, bestehend aus der Funktion f0 2 F mit

f0(v)= fg, 8 v 2 V
0.

In der monotonen Typanalyse sind die Verwendung von Filtern, die destruktive

Behandlung von Zuweisung und die m�oglichst deterministische Behandlung von Ver-

zweigungen verantwortlich f�ur die M�achtigkeit der Analyse. All diese Punkte sind in

der distributiven Typanalyse ebenfalls involviert. Dar�uberhinaus ist die Trennung

von Datenu�informationen in Zuweisungen der Form e-cond := Id1 f= j < j >

j <= j >= j <>g Id2, die Bedingungen darstellen, der entscheidende Punkt. Hierbei

werden die zwei m�oglichen Datenu�informationen getrennt voneinander gehalten.

Die Aufgabe der Filter ist nun, die geeignete Typinformation aus der Menge der Da-

tenu�informationen zu selektieren, z.B. leitet der Filter e-sendsTo C:m1 : : : :mn :

mit Eingabeinformationen ff1; :::; fkg nur solche fi weiter, bei denen der Empf�anger

e-sendsTo Instanz der Klasse C ist. Alle anderen Datenu�informationen werden

nicht weiter betrachtet und somit aus der Menge der Datenu�informationen ent-

fernt. Die g�ultigen fi's werden dann unabh�angig voneinander analysiert. Die Zusam-

menf�uhrung von Informationen z.B. nach Verzweigungen erfolgt als Vereingung der

Datenu�informationen, so da� eine Menge von Informationen entsteht. Dadurch

wird an jedem Programmpunkt eine separate Behandlung der Typinformationen

erm�oglicht. Betrachten wir die Bearbeitung des BspMono-Programmes aus Abbil-

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

4.5.2 Korrektheit der distributiven Typanalyse

Die beiden folgenden Lemmata bilden die Basis f�ur die Koinzidenz der Typanalyse

Dist.
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class A

1

2

1-sendsTo:=x

method m:x

method-result:=1-sendsTo k

class B

method l

6 method-result:=self

method-result:=22-sendsTo go

"Main-Program"

22

23

22-sendsTo:=BspMono new

class B

method m:y

4

5

4-sendsTo:=y

method-result:=4-sendsTo l

class A

method k

3 method-result:=self

a:=B newa:=A new

class BspMono var a b

method go

7

8

9

10

12

14

15

21

20

19

18

17

15

a:=3

b:=4

9-cond eqFalse

9-cond:=a=b

9-cond neqFalse

b:=A new

19-param:=b

20-sendsTo:=a

13 16 b:=B new

f1(a,b)=(A,A)

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

f2(20-sendsTo,19-param)=(B,B)
f1(20-sendsTo,19-param)=(A,A)

method-result:=20-sendsTo m:19-param

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

f1(a,b)=(A,A)

Abbildung 4.2: Von Dist akzeptiertes Programm
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Lemma 4.5.1

P(F) ist ein vollst�andiger Verband, der die absteigende Kettenbedingung erf�ullt.

Lemma 4.5.2

Die lokalen abstrakten Semantikfunktionen [[ e ]]
loc
; e 2 E

ag, von Dist sind distri-

butiv.

Beweis:

Distributivit�at bedeutet hier:

8FM � P(F) [[ e ]]
loc
(u(FM))=uf[[ e ]]

loc
(F ) jF 2 FMg:

Da F und daher auch P(F) endlich sind und u=
S
, gilt:

FM= fF1; :::; Fng mit Fi= ffi1; :::; fimi
g f�ur 1 � i � n:

8F 2 FM gelte >f 62 F , da die Aussage des Theorems f�ur diesen Fall trivialerweise

erf�ullt ist. Es gilt also:

S
FM = F1 [ ::: [ Fn

= ff11 ; :::; f1m1
; :::; fn1; :::; fnmn

g =: H

und weiter

[[ e ]]
loc
(H) =

S
f[[ e ]]

0

(f) j f 2 Hg

[[ e ]]
0

(f11) [ ::: [ [[ e ]]
0

(f1m1
) [ ::: [ [[ e ]]

0

(fn1) [ ::: [ [[ e ]]
0

(fnmn
)

Andererseits gilt ebenso:

S
f[[ e ]]

loc
(F ) jF 2 FMg

= [[ e ]]
loc
(F1) [ [[ e ]]

loc
(F2) [ ::: [ [[ e ]]

loc
(Fn)

= [[ e ]]
0

(f11) [ ::: [ [[ e ]]
0

(f1m1
) [ ::: [ [[ e ]]

0

(fn1) [ ::: [ [[ e ]]
0

(fnmn
)

Also sind alle lokalen semantischen Funktionen distributiv.

Mit Theorem 3.6.7 und Lemma 4.5.2 erhalten wir die gew�unschte Koinzidenz der

distributiven Typanalyse.

Theorem 4.5.3

Die OMFP-L�osung von Dist f�allt (koinzidiert) mit ihrer OMOP-L�osung zusammen.
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4.5.3 Komplextit�at des Verfahrens

Bei den monotonen Typanalysen ist die Komplexit�at schon exponentiell gewesen.

Dies ver�andert sich bei der distributiven Analyse nochmals gewaltig. Die Komple-

xit�at von Dist berechnet sich wie folgt:

Sei n die Gr�o�e des Programms, dann

jC
0
j = O(n); jV

0
j = O(n);

jFj = j[V 0 ! C
0]j = O(nn), und jP(F)j = O(2n

n

).

Dies bedeutet, um die Bedeutung [[ e ]]
loc

eines Ausdrucks e zu berechnen, wird

�uber einen doppelt-exponentiell gro�en Bereich iteriert3.

4.6 Vergleich der M�achtigkeiten der Typanalysen

Die M�achtigkeiten der f�unf Typanalysen kann folgenderma�en zusammengefa�t wer-

den:

� Dist akzeptiert mehr Programme als Mono,

� Mono akzeptiert mehr Programme als Mono-Ass,

� Mono akzeptiert mehr Programme als Mono-Branch,

� Mono-Ass akzeptiert mehr Programme als PS,

� Mono-Branch akzeptiert mehr Programme als PS.

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

doppelt-exponentielle Komplexit�at scheint in der Praxis manchmal zu m�achtig zu sein.
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MONO

DIST

MONO-ASS MONO-BRA

PS

Abbildung 4.3: Hierarchie der Typanalysen
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Kapitel 5

Typanalyse - Die Praktische Seite

Nachdem wir in den beiden vorangegangenen Kapiteln den theoretischen Rahmen

f�ur die Datenu�analyse von objekt{orientierten Programmiersprachen sowie die

De�nition von verschiedenen Typanalysen pr�asentiert haben, wenden wir uns nun

der Umsetzung und der Anwendung der Analysen zu.

5.1 Der Demand-Driven Algorithmus

In Kapitel 4 deuteten die Komplexit�atsbetrachtungen der Typanalysen allerdings

daraufhin, da� die Verwendung der Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 f�ur \reale" Pro-

gramme (mit mehr als 20 Variablen) ho�nungslos unrealistisch ist, da die Laufzeit

exponentiell explodiert. Daher haben wir die beiden Algorithmen derart ver�andert,

da� nur noch die f�ur die Analyse und das Endergebnis relevanten Informationen

berechnet werden. Die Komplexit�at der Typanalysen bleibt zwar unver�andert expo-

nentiell, aber wie wir sp�ater sehen werden, zeigten alle analysierten Programme ein

gutartiges Laufzeitverhalten.

Die Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 werden zu einem Algorithmus verschmolzen,

wobei eine demand-driven (lazy) Auswertungsstrategie verfolgt wird, soda� nur die-

jenigen Teile der abstrakten Semantik von Methoden berechnet werden, die gerade

ben�otigt werden.

91
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Algorithmus 5.1.1 Demand-driven Berechnung der OMFP-L�osung

Eingabe:

� Ein OO-Analyse-Modell T am,

� ein vollst�andiger Verband L , der die absteigende Kettenbedingung erf�ullt,

� eine Startinformation c0 2 L,

� f�ur jede Transition e 2 Eam die monotone lokale semantische Funktion [[ e ]]loc,

� f�ur jede Transition e 2 Eam
mc und jede Klasse C 2 Impl(Method (e)) die lokalen

semantischen Funktionen [[ e0 ]]loc f�ur e0 2 feCpb; e
C
fil; eSthOutOfg,

� und falls e 2 Eam
assmc auch die lokalen semantischen Funktion [[ eCass ]]

loc.

Ausgabe: Eine Annotation von T am mit der OMFP-L�osung abgelegt in dfi.

Anmerkung: Die Variable workset steuert den iterativen Berechnungsproze�. Die Ele-

mente von workset sind Zust�ande in T ag. Die Variable meet speichert das Ergebnis der

jeweils letzten Berechnung von meet. Die Funktion evalT r berechnet die notwendigen

Transformationen demand-driven-artig. Die Funktion ctr :MethodId�L ! L (call trans-

formation) berechnet die Approximation einer Methode bzgl. eines Zustandes, �ahnlich wie

ltr.

BEGINMAINPROGRAM

( Initialisierung der Annotierungs-Arrays gtr und ctr )

FORALL n 2 N AND v 2 L DO gtr [n; v] := > OD;

FORALL m 2MId AND v 2 L DO ctr [m; v] := NOTEV AL OD;

( Initialisierung des Annotierungs-Arrays d� und der Variablen workset )

FORALL n 2 Nnfstart(MH)g DO d� [n] := > OD;

d� [start(MH)] := c0;

workset := f start(MH) g;

( Iterative Fixpunkt-Berechnung )

WHILE workset 6= ; DO

LET m 2 workset

BEGIN

workset := worksetnfm g;
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(Neuberechnung der m spezi�schen Informationen )

FORALL e 2 E with source(e)=m DO

meet := d� [dest(e)] u evalTR(e; d� [source(e)]);

IF d� [dest(e)] = meet

THEN

d� [dest(e)] := meet ;

workset := workset [ f dest(e) g FI;

IF e 2 Eam
mc

THEN

FORALL s 2 fstart(Model (Method (e); C)) jC 2 Impl(Method (e)) g

DO

meet := d� [s] u [[ e
Class(s)
pt ]]� � [[ e

Class(s)
fil ]]�(d� [source(e)]);

IF d� [s] = meet

THEN

d� [s] := meet ;

workset := workset [ f s g FI

OD

FI

OD

END

OD

ENDMAINPROGRAM:

FUNCTION evalTR(e0 : Transition; v̂ : L) : L

IF e0 2 EnEcall THEN RETURN [[ e0 ]]�(v̂) FI;

IF ctr [Method(e0); v̂] 6= NOTEV AL THEN

IF e0 2 Eam
assmc THEN RETURN [[ e0Cass ]]

�(ctr[Method(e0); v̂])

ELSE RETURN ctr[Method(e0); v̂] FI

FI

( Initialisierung der Variablen workset )

workset := f (s; v0; v̂) j s 2 start(Model(Method(e0); C)); v0 = [[ e0Cpt ]]
� � [[ e0Cfil ]]

�(v̂);

C 2 Impl(Method (e0)) g;

ctr [Method(e0); v̂] := >;
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( Iterative Fixpunkt-Berechnung )

WHILE workset 6= ; DO

LET (m; f; v) 2 workset

BEGIN

workset := worksetnf (m; f; v) g; meet := gtr [m; v] u f

IF gtr [m; v] = meet

THEN

gtr [m; v] := meet ;

IF m 2 fend(MMdl)g

THEN

FORALL e 2 Sender(mm(m)) AND FORALL ~v 2 L

WITH gtr[source(e); ~v] = v AND ~v 6= > DO

ctr [Method(e); v] :=

uf gtr[end(Model (Method (e); C)); v]

jC 2 Impl(Method (e)) g;

workset := (workset [f (dest(e); ctr [Method(e); v]; ~v) g)

n f (dest(e); f 0; ~v) 2 workset

j f 0 = ctr [Method(e); v] g

OD

ELSE

workset := (workset

[f (dest(e); evalTR(e; gtr [m; v]); v)

j e 2 E with source(e)=m g)

n f (dest(e); f 0; v) 2 workset j f 0 = evalTR(e; gtr [m; v]) g

FI

FI

END

OD

IF e0 2 Eam
assmc THEN RETURN [[ e0Cass ]]

�(ctr[Method(e0); v̂])

ELSE RETURN ctr[Method(e0); v̂] FI.
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Die wesentlichen Ver�anderungen der demand-driven Variante gegen�uber der ur-

spr�unglichen Algorithmen 3.5.1 und 3.5.2 lassen sich durch folgende Punkte be-

schreiben:

1. Das Semantik-Funktional [[ ]] in Alg.3.5.1+3.5.2, da� durch den Pr�aproze� im

Alg.3.5.2 bereits vollst�andig berechnet worden ist, wird in der demand-driven

Version ersetzt durch den Aufruf von evalT r mit einer Variablenbelegung v.

Die Funktion evalT r berechnet die Transformation einer Transition. Diese

kann einen einfachen Ausdruck darstellen, wobei dann sofort die geeignete

Transformation [[ e ]]
loc
(v) ausgef�uhrt werden kann. Falls aber ein Methoden-

aufruf durch die Transition dargestellt wird, so �uberpr�uft evalT r zun�achst, ob

ein solcher Methodenaufruf bez�uglich der Variablenbelegung v bereits berech-

net wurde. Wenn dies der Fall ist, so kann der geeignete Wert sofort zur�uck-

gegeben werden. Ansonsten wird der gesuchte Wert berechnet.

2. Die lokale Transformation ltr in Alg.3.5.1+3.5.2 wird in Alg.5.1.1 ersetzt durch

ein Aufruf-Transitions-Feld ctr (call transformation) mit ctr : MId � L ! L.

Der Grund hierf�ur ist darin zu sehen, da� eine transitionsunabh�angige Re-

pr�asentation f�ur folgende Situationen gefunden werden mu�te:

e e’-sendsTo m:e’-param

s

(r,s)

r t

(t,u)

u

z z’

e’e-sendsTo m:e-param

Abbildung 5.1: �Uberdeckung von Transitionen

Wenn die Datenu�informationen z und z0, e-sendsTo und e'-sendsTo sowie e-

param und e'-param zusammenfallen, so mu�te trotzdem in Alg.3.5.1+3.5.2 die

ltr-Transformation f�ur beide Transitionen berechnet werden, da ltr abh�angig

von der jeweiligen Transition ist. Die ctr-Transformation dahingegen ist von

dem Methodenidenti�kator abh�angig, der in der Transition vorkommt. Somit
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haben wir f�ur z= z
0 eine �Uberdeckung der beiden Transitionen bekommen.1

Die Transition (t; u) mu� nicht neu analysiert werden, da sie mit der Tran-

sition (r; s) zusammenf�allt. Die ctr-Transformation berechnet nur die Aufruf-

Transformation, nicht die Wertr�uckgabe, falls der Aufruf in einer Zuweisung

vorkommt. Die Wertr�uckgabe wird von evalT r erst am Ende in Alg.5.1.1 be-

rechnet.

3. Die Elemente der workset in evalT r sind um eine Komponente erweitert wor-

den. In Alg.3.5.1+3.5.2 stellt die zweite Komponente der workset eine Funktion

der Form f : L ! L dar. In Alg.5.1.1 wird die workset initialisert mit (a) dem

Startzustand der Methode, (b) der Information v0 nach Auswertung der Filter-

Transition und den Parameterbindungen angewandt auf die Information v̂, die

an der Aufruf-Transition vorlag und (c) eben dieser Information v̂ als dritte

Komponente. Warum diese Information ben�otigt wird, werden wir gleich se-

hen. Nach der Initialisierung der workset wird die Aufruf-Transformation ctr

bez�uglich des Methodennamens und der Information v̂ mit > initialisiert.

4. Die globale Transformation gtr in Alg.5.1.1 merkt sich in ihrer zweiten Kompo-

nente die Startinformation der Aufruf-Transition. Der Schnitt(meet)-Operator

wird weiterhin mit der zweiten Komponente der workset ausgef�uhrt. Da die

Filter-Transitionen und die Parameterbindungen bereits bei der Initialisierung

der workset angewandt worden sind, werden sie bei der Wertzuweisung an ctr

nicht mehr ben�otigt und daher weggelassen.

5. Ein sehr wichtiges demand-driven Detail ist bei der Neuauswertung aller �ahn-

lichen Methodenaufrufe zu �nden. An dieser Stelle schl�agt in Alg.3.5.1+3.5.2

die Laufzeitkomplexit�at zu: es werden alle Methodenaufrufe gleichen Namens

mit allen darstellbaren Informationen neu berechnet. Aber genau dies ist viel

zuviel. Ver�anderungen kann es nur bei �ahnlichen Aufruf-Transitionen mit glei-

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

1In der Implementierung von SOLAT werden die eindeutigen Variablenidenti�katoren des

Empf�angers und der Argumente eines Methodenaufrufes in globale feststehende Variablenidenti�-

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

wird umbenannt in Param-1, siehe auch [Po97]. Somit enthalten sowohl z als auch z
0 die geeigneten

Informationen, um den Vergleich von z und z
0 durchzuf�uhren.
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Transitionen neu analysiert zu werden. Die bereits berechneten Zust�ande sind

in gtr abgelegt. Es mu� f�ur den Startzustand einer �ahnlichen Aufruf-Transition

�uberpr�uft werden, ob es eine Berechnung von gtr bereits gegeben hat, die an

der Aufruf-Transition die Information v liefert.

6. Die workset wird an zwei Stellen vergr�o�ert. In Alg.5.1.1 geschieht dies di�e-

renzierter als in Alg.3.5.1+3.5.2, indem jeweils �uber�ussige Transitionen und

Informationen nicht weiter bearbeitet werden. Wenn ein neues Element in die

workset aufgenommen wird, so werden gleichzeitig alle Elemente mit gleichen

Zust�anden und ungenaueren Informationen aus der workset entfernt.

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

[Po97] und daher f�ur verschiedene Hardware-Plattformen verwendbar.

5.2 Testprogramme

Unsere Suite von Testprogrammen umfa�t 9 SOL -Programme unterschiedlicher Gr�o-

�enordnung. Sie varieren zwischen einem kleinen Programm mit 30 Zeilen (lines

of code), sechs mittelgro�en Programmen mit 106-295 Zeilen und zwei \gro�en"

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

� Peano ist ein Programm, das die Peano Integerzahlen implementiert, urspr�ung-

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

� Trees and Container sind Adaptionen von Programmen, die von Palsberg und

Schwartzbach [OPS92] als Testprogramme, ebenso wie Peano, verwendet wur-

den;

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

Problemstellungen l�osen;

� Di� ist ein Programm, da� das Unix-Kommando di� implementiert, auch als

Wolczko's Version des di� Kommandos bekannt [HS77, HU94];

� Richards beinhaltet einen Betriebssystem-Simulator. Di� und Richards sind

die beiden gro�en Programme, die auch als Benchmark-Programme von der
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Self-Gruppe immer verwendet werden [Ch92, HCU91, HU94, Ag94, Ag95a,

AH95].

Die folgenden Testergebnisse wurden auf einer DEC Alpha Station 600 5/266

mit 256MB RAM erzielt.

5.3 Laufzeiten der Typanalysen

Laufzeite�zienz ist ein ultimatives Ziel einer Implementierung. Laufzeituntersuchun-

gen sind besonders wichtig, wenn die zugrundeliegenden Algorithmen eine theoreti-

sche exponentielle bzw. doppelt-exponentielle Komplexit�at aufweisen. Wir betrach-

ten daher zu�achst die erzielten Resultate in Abbildung 5.2.

Name loc var m.defs Mono M.A. M.B. PS Dist

Peano 128 6 42 0.57 0.48 22.20 16.90 0.08

Trees 186 10 40 0.08 0.46 2.23 2.23 0.08

Container 30 3 5 0.02 rej. 0.02 rej. 0.02

N-Queen 106 8 18 0.40 0.40 0.50 0.49 0.05

Quicksort 118 14 12 0.25 0.25 0.24 0.25 0.26

Tower of Hanoi 295 24 36 4.60 4.58 4.55 4.57 476.12

Sieve 107 12 11 0.19 0.19 0.19 0.20 0.25

Di� 1652 121 218 819.90 rej. rej. rej. OutOfMem

Richards 1005 179 122 7.33 rej. rej. rej. 7.18

Abbildung 5.2: Analysezeiten der f�unf Typanalysen in sec.: loc=Anzahl der Pro-

grammzeilen(lines of code), var=Anzahl der Variablen, m.defs=Anzahl der Metho-

dende�nitionen.

Die Laufzeiten derMono-Analyse sind mit Ausnahme des Di�-Programms sehr

gut. Dies gilt z.T. auch f�ur die anderen Typanalysen, wobei die monotonen Analysen

allerdings zwei bzw. drei Programme, darunter jeweils die beiden gro�en Programme,

nicht erfolgreich verarbeiten konnten. Die distributive Analyse zeigte teilweise sehr

vielversprechende Resultate, ben�otigt aber bei dem gr�o�ten Programm Di� soviel
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Speicher (>800 MB), da� die Analyse auf den zur Verf�ugung stehenden Rechnern

nicht normal beendet wurden.

Zun�achst k�onnte man vermuten, da� die Laufzeiten in direktem Zusammenhang

mit den Programmgr�o�en oder der Gr�o�e der Datenu�informationen (Anzahl der

Variablen) stehen. Dies konnte aber durch die Messungen nicht best�atigt werden.

Wenn wir die Ergebnisse der Mono-Analyse betrachten, so erhalten wir folgende

Situation. Das Trees-Programm (186 lines of code) ben�otigt nur 0.08 sec, wohinge-

gen Peano (128 loc) mit 0.57 sec 7 mal langsamer analysiert wird. Die Programme

N-Queen und Sieve sind von vergleichbarer Gr�o�e, aber die Analyse von N-Queen

ben�otigt doppelt soviel Zeit wie die Analyse von Sieve. Wenn wir die Anzahl der

Variablen betrachten, so sind Richards und Di� zwei Programme mit vielen Varia-

blen, haben aber sehr unterschiedliche Laufzeiten. Richards ist um den Faktor 115

schneller als Di�. Das N-Queen-Programm hat nur 8 Variablen, wird aber f�unfmal

langsamer analysiert als das Trees-Programm mit vergleichbarer Variablenanzahl.

Es besteht also kein direkter Zusammenhang zwischen der Anzahl der Variablen

und der Laufzeit der Analysen.

Die Ergebnisse vonMono-Ass zeigen, da� die Analysen von 40% aller Program-

me schlechter sind als im Vergleich zu Mono. Dies liegt vor allem darin begr�undet,

da� drei Programme abgelehnt (rejected) werden und das Trees-Programm eine we-

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

Bei der Analyse mit Mono-Branch k�onnen wir erkennen, da� sie im Vergleich

zuMono nur vier Programme in �ahnlicher Zeit bearbeitet. Zwei Programme werden

vonMono-Branch abgelehnt und drei Programme enden mit schlechterer Laufzeit

als dies bei Mono der Fall ist.

Der Vergleich von Mono-Ass und Mono-Branch bzw. PS liefert, da� Mono-

Ass zwei Programme schneller verarbeitet als die anderen beiden monotonen Ty-

panalysen und da� Mono-Branch ein Programm (Container) akzeptiert, das von

den anderen beiden abgelehnt wird.

Die Ergebnisse der monotonen Analysen zeigen aber auch, da� eine unsch�arfere

Typanalyse durchaus schneller erfolgreich ausgef�uhrt werden kann als eine sch�arfere

Typanalyse. Dieser Fall tritt bei den verschiedenen Typanalysen von Peano auf. Die

Typanalyse Mono ben�otigt ca 20% mehr Analysezeit als die abgeschw�achte Typ-
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analyse Mono-Ass und die Typanalyse PS ist ebenfalls um ca 20% schneller als

die Typanalyse Mono-Branch. Erkl�arbar ist dies dadurch, da� in einem Analyse-

schritt einer Typanalyse Informationen berechnet werden, die bei einer pr�aziseren

Analyse erst nach mehreren Berechnungsschritten entstehen.

Einen zwiesp�altigen Eindruck hinterl�a�t der Vergleich der Ergebnisse von der

aggressivsten Typanalyse, Dist, und der monotonen Analyse Mono. Auf der einen

Seite zeigtDist bei drei Programmen (Peano, N-Queen und Richards) ein wesentlich

besseres Verhalten als Mono. Umgekehrt analysiert Mono die beiden Programme

Tower of Hanoi und Sieve bedeutend schneller. Aber ernsthaft problematisch ist das

Verhalten der Dist-Analyse im Falle der Programme Tower of Hanoi und Di�. Bei

dem Tower of Hanoi-Programm ist die Analysezeit 100mal langsamer. Wie bereits

zuvor erw�ahnt, kann die Analyse des Di�-Programms nicht ausgewertet werden, da

der gro�e Speicherbedarf, �uber 800 MB, zu einem fr�uhzeitigen Abbruch f�uhrt.

Aus dem Gesichtspunkt der Analysezeiten hat Mono das stabilste Verhalten

gezeigt. Dist kann in manchen F�allen zu Verbesserungen f�uhren (Faktor 7), kann

aber auch das Gegenteil bewirken (Faktor 100). Mono-Ass, Mono-Branch und

PS scheitern bei gro�en Programmen. Ansonsten hatMono-Ass Vorteile gegen�uber

Mono-Branch und PS. Die beiden letztgenannten haben fast identische Laufzei-

ten.

Der Vollst�andigkeit halber ist auch die Anzahl der analysierten Transitionen

(Transitionen, die in der workset bearbeitet werden) protokolliert worden. Die Er-

gebnisse haben wir in Tabelle 5.3 zusammengefa�t.

5.4 Qualit�at der Typanalysen

Insgesamt f�unf Typanalysen mit unterschiedlicher Aggressivit�at (Pr�azision) wurden

untersucht. Die Qualit�at einer Typanalyse kann anhand der Anzahl der nicht eindeu-

tigen Methodenaufrufe gemessen werden. Ein Methodenaufruf wird eindeutig von

der Typanalyse bestimmt, falls die Typanalyse heraus�ndet, da� der Empf�angertyp

des Aufrufs aus genau einem Element besteht. Ein Methodenaufruf ist mehrdeutig

(oder nicht eindeutig), wenn der Empf�angertyp des Aufrufs aus mehreren Elementen

besteht. Verschiedene experimentelle Untersuchungen, vor allem die sehr di�eren-
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Name loc var m.defs Mono M.A. M.B. PS Dist

Peano 128 6 42 1249 1108 9113 7525 270

Trees 186 10 40 55 972 2638 2638 55

Container 30 3 5 67 rej. 67 rej. 67

N-Queen 106 8 18 1329 1329 1401 1401 251

Quicksort 118 14 12 852 852 852 852 1063

Tower of Hanoi 295 24 36 4387 4387 4387 4387 17537

Sieve 107 12 11 715 715 747 747 826

Di� 1652 121 218 43522 rej. rej. rej. OutOfMem

Richards 1005 179 122 4234 rej. rej. rej. 4859

Abbildung 5.3: Anzahl der bearbeiteten Transitionen.

zierten Untersuchungen der Self-Gruppe [Ch92, HU94, H�o95, Ag95b] haben gezeigt,

da� in objekt{orientierten Programmen relativ wenige mehrdeutige Methodenauf-

rufe vorkommen. In Tabelle 5.4 haben wir die Anzahl der mehrdeutigen Methoden-

aufrufe, die die jeweiligen Typanalysen heraus�nden, zusammengestellt.

Die TypanalyseMono zeigt ein sehr gutes Verhalten, indem 6 der 9 Programme

keine mehrdeutigen Methodenaufrufe enthalten. Die Analyse der drei \mehrdeutigen"

Programme, hierzu geh�ort nur eines der beiden gro�en Programme, �ndet heraus,

da� nur 0.47% (bei Di�), 12% (bei Peano) und 29% (bei N-Queen) aller Methoden-

aufrufe, die im Programm vorkommen, mehrdeutig sind.

Mono-Ass erkennt genau soviele eindeutige Methodenaufrufe wie Mono, mit

Ausnahme der drei Programme, die Mono-Ass als fehlerhaft bezeichnet.

Mono-Branch und PS liefern fast identische Ergebnisse und f�uhren im Ver-

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

Wie nach den Laufzeitergebnissen zu erwarten war, ergibt sich bei der distribu-

tiven Typanalyse wieder ein uneinheitliches Bild. Abgesehen von dem durch Dist

nicht analysierbaren Programm, kann die distributive Analyse zwar die Ungenau-

igkeiten weiter verringern, bei Peano um fast die H�alfte und bei N-Queen um den

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

Alle Typanalysen �nden als Nebenprodukt zur (dynamischen) Laufzeit nicht
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Name Call Sites Mono M.A. M.B. PS Dist

Peano 43 5 5 24 24 3

Trees 87 0 0 0 0 0

Container 7 0 rej. 0 rej. 0

N-Queen 21 6 6 9 9 1

Quicksort 19 0 0 0 0 0

Tower of Hanoi 67 0 0 0 0 0

Sieve 14 0 0 0 0 0

Di� 423 2 rej. rej. rej. OutOfMem

Richards 226 0 rej. rej. rej. 0

Abbildung 5.4: Mehrdeutige Aufrufstellen von Methoden (not unique call sites,

NUCS) in den Programmen.

erreichbare Programmteile heraus, sogenannter dead code, siehe Tabelle 5.5. Diese

Programmteile werden von der Typanalyse mit > gekennzeichnet und brauchen

nicht �ubersetzt zu werden, sondern k�onnen problemlos eliminiert werden, wodurch

das urspr�ungliche Programm verkleinert wird. Das Erkennen von dead code ist ein

weiteres Qualit�atsmerkmal einer Typanalyse.

DieMono-Analyse �ndet im wesentlichen 44-85% der Methodende�nitionen als

�uber�ussigen Code heraus, beiMono-Ass sind dies 44-55% und beiMono-Branch

bzw. PS 33-50% bzw. 31-50%. Die pr�azise Dist-Analyse entdeckt 44-90% des ur-

spr�unglichen Codes als dead code. Beim Vergleich von Dist und Mono hat Dist

bei vier Programme Vorteile gegen�uber Mono (7-16% mehr erkannter dead code).

5.5 Speicherplatzbedarf

Die Typanalyse Dist sprengt den zur Verf�ugung stehenden Speicher bei dem Di�-

Programm. Dadurch entstand die Idee, den Speicherplatzbedarf der Typanalysen

genauer zu untersuchen, siehe Tabelle 5.62.

2Der angegebene Speicherplatzbedarf von weniger als 3.5 MB sind Durchschnittswerte, da bei

wiederholten Messungen starke Schwankungen aufgetreten sind; einerseits wurden 1.5 MB und

andererseits auch 3.5 MB f�ur das gleiche Programm gemessen.
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Name m.defs Mono M.A. M.B. PS Dist

Peano 42 21 21 6 6 24

Trees 40 34 22 14 14 36

Container 5 0 rej. 0 rej. 0

N-Queen 18 1 1 0 0 4

Quicksort 12 6 6 6 6 6

Tower of Hanoi 36 16 16 16 16 16

Sieve 11 5 5 5 5 5

Di� 218 131 rej. rej. rej. OutOfMem

Richards 122 61 rej. rej. rej. 86

Abbildung 5.5: Nicht ben�otigte Methodende�nitionen (dead code).

Name Mono M.A. M.B. PS Dist

Peano 2.5 2.5 4.7 4.5 2.5

Trees 2.5 3.5 4.5 4.5 2.5

Container n.m. rej. n.m. rej. n.m.

N-Queen 2.5 3.7 3.7 3.7 2.5

Quicksort 3.7 3.7 3.7 3.7 4

Tower of Hanoi 5.9 5.9 5.9 5.9 161.0

Sieve 3.7 3.7 3.7 3.7 3.9

Di� 57.7 rej. rej. rej. OutOfMem

Richards 8.2 rej. rej. rej. 17.2

Abbildung 5.6: Speicherplatzbedarf in MB; n.m.=nicht messbar.
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Wiederum liefert die monotone Typanalyse Mono die besten Resultate. Bei

fast allen Programmen liegt der Platzbedarf unter 6 MB. Nur im Falle des Di�-

Programmes schnellt der Speicherbedarf auf 56 MB hoch. Die distributive Analyse

liegt ebenfalls in diesem Rahmen, abgesehen von ihrem \Problem"-Programm und

dem Tower of Hanoi-Programm. Beim Richards-Programm ist der Platzbedarf mit

17 MB im Verh�altnis zur Programmgr�o�e recht moderat. Die Analyse des Tower

of Hanoi-Programms ben�otigt 161 MB, wobei die �ubrigen Ergebnisse f�ur NUCS

und dead code im Vergleich zur Mono-Analyse identisch sind. Bei den anderen

monotonen Typanalysen liegt der Speicherbedarf unterhalb von 6 MB. Somit be-

wegt sich der Speicherplatzbedarf der monotonen Typanalysen in einem durchaus

realistischem Bereich3.

5.6 Bewertung der Ergebnisse

Betrachtet man alle Gesichtspunkte (Analysezeit, Qualit�at der Analyse, Speicherbe-

darf) zusammen, so gibt es einen eindeutigen Gewinner unter den Typanalysen: die

monotone Typanalyse Mono. Sie zeigt gute bis sehr gute Analysezeiten mit recht

hoher Pr�azision und moderatem Speicherbedarf.

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

lysen mit einzubauen, wobei sich zwei Alternativen anbieten:

� Liefert Mono ein nicht zufriedenstellendes Ergebnis, so kann das zu analysie-

rende Programm mit Dist erneut analysiert werden.

� Ist die Laufzeit von Dist zu lang bzw. ben�otigt Dist zuviel Speicher, so kann

das zu analysierende Programm erneut mit Mono analysiert werden.

Die Testergebnisse haben auch die Wichtigkeit der Verwendung von destruktiven

Zuweisungen und der m�oglichst deterministischen Behandlung von Programmver-

zweigungen in Typanalysen unterstrichen. Dabei ist vor allem die deterministische

Behandlung von Programmverzweigungen hervorzuheben. Die Bedeutung von sepa-

rater Behandlung von Methodenaufrufen muss nicht extra erw�ahnt werden.

3Vergleiche mit anderen Typanalysen konnten nicht angestellt werden, da hierf�ur keine Resultate

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

Die Startinformationen der Typanalysen sind derart de�niert, da� jeder Programm-

variablen die leere Menge zugeordnet wird, d.h. zu Beginn der Analyse liegen keine

Typinformationen vor. Betrachten wir die dynamische Semantik von SOL , so bein-

haltet diese Wahl der Startinformation bereits eine gewisse Unsch�arfe. Eine h�ohere

Pr�azision w�urden wir durch die Startinformation f0(v) = fNilg erhalten4. Aber

damit handelt man sich ein anderes Problem ein. Zun�achst illustrieren wir den vor-

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

class BspPrg

a:=A new

f(a)={}   oder   f(a)={Nil}

Startinformation:

f(a)={A}   oder   f(a)={A,Nil}

f(a)={A}  

method go

var a

Abbildung 5.7: Problem der Startinformation

Programmverzweigung nicht explizit initialisiert. Angenommen beide Zweige m�ussen

analysiert werden, so erhalten wir nach der Zusammenf�uhrung der beiden Zweige,

4Eine kleine Bemerkung am Rande: Die verwendete Startinformation f0(v) = fg war urspr�ung-

lich nicht geplant gewesen, sondern wurde durch einen Fehler in der Implementierung erzielt.

Nachdem dieser Fehler entdeckt und korrigiert worden ist, trat aber ein gewaltiges Problem auf.

Fast alle Programme wurden von den Typanalysen abgelehnt. Die TypanalysenMono-Ass und PS

waren unsinng geworden, da alle Variablen an jedem Programmpunkt mindestens mit Nil belegt

waren.
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da� die Variable a vom Typ fAg bzw. vom Typ fA;Nilg ist. Letzteres wird durch

die exaktere Startinformation erzielt.

Fast alle Testprogramme beinhalten Abfragen, ob eine gew�unschte Programm-

situation vorliegt oder nicht (z.B. �Uberp�ufung auf Indexgrenzen: ist der momentan

vorliegende Index im de�nierten Indexbereich; wenn nein, dann wird diese Fehler-

situation vom Programm (Programmierer) abgefangen). Die Analyse geht aber im

weiteren davon aus, da� beide F�alle (Situation liegt vor oder liegt nicht vor) eintreten

k�onnen. Dies f�uhrt dann w�ahrend der Typanalyse zu h�au�g nicht gew�unschten Ef-

fekten: es werden Situationen analysiert, die zur Laufzeit nicht vorkommen k�onnen.

Somit haben wir eine \ �Uberspezi�kation" der Typanalyse erreicht. Unsere Tests und

detaillierten Untersuchungen der Testprogramme haben dieses best�atigt. Fast alle

Testprogramme wurden von den Typanalysen abgelehnt und konnten nur durch um-

fangreiche und sehr k�unstliche Ver�anderungen (alle Variablen mu�ten zu Beginn mit

geeigneten Werten initailisiert werden) zu akzeptierbaren Programmen umgeformt

werden. Daher haben wir bei den in dieser Arbeit vorgestellten Typanalysen ein

eventuelles Verschwinden von uninitialiserten Variablen bewu�t in Kauf genommen.



Kapitel 6

Das Tool SOLAT

Eine Typanalyse produziert eine gro�e Menge an Typinformationen, die f�ur Men-

schen schwer lesbar und verst�andlich sind. Eine Datenu�information an einem Kno-

ten (Zustand) besteht aus der Abbildung von der Menge der Variablen in die Men-

ge der Typen. W�ahrend der Arbeit mit SOLAT (Simple Object-oriented Language

Analyzing Tool), das zun�achst nur aus dem Analyse-Werkzeug bestand und eine

einfache ASCII-Ausgabe produzierte, entstand die Notwendigkeit einer �ubersichtli-

cheren Darstellung der gewonnenen Typinformationen. Die ASCII-Ausgabe enth�alt

zwar das annotierte Analyse-Modell des analysierten Programms, aber das Suchen

nach einzelnen Programmpunkten und bestimmten Informationen erweist sich als

sehr umst�andlich und zeitraubend. Daher ist SOLAT zu einem graphischemWerkzeug

weiterentwickelt worden. Technische Details, wie Installierung und Kon�gurierung

von SOLAT sowie Beschreibung der Implementierung, k�onnen in [Po97] nachgelesen

werden.

Da der graphische Teil der SOLAT-Implementierung in [incr Tcl]/Tk [Mc96] er-

folgt ist, steht SOLAT f�ur verschiedene Hardware-Plattformen zur Verf�ugung. Ausf�uhr-

lich getest worden ist SOLAT auf DEC Alpha-Stations, SUN Workstations und PC's

unter Linux.

SOLAT erzeugt vier Arten von graphischen Fenstern (Haupt-, Identi�er-, Graph-,

Inspect-Fenster), die und ihre Benutzung im folgenden beschrieben werden. Nach-

dem Aufruf von SOLAT wird ein gegebenes Programm analysiert und ein Hauptfen-

ster erzeugt, siehe 6.1.

107
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6.1 Das Hauptfenster

Nach einigen statistischen Angaben (ben�otigte Analysezeit, Anzahl der analysier-

ten Elemente der workset, Anzahl der Methodenaufrufe, Anzahl der mehrdeutigen

Methodenaufrufe) wird im Hauptfenster das annotierte Analyse-Modell in ASCII-

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

Abbildung 6.1: Das SOLAT Hauptfenster

umfassenden Klasse und durch :: getrennt sowie nachfolgend und durch : getrennt

mit ihrem momentan g�ultigen Typ versehen. D.h. Test :: a : A bedeutet, da� die

Variable a in der Klasse Test vom Typ A ist. Bei Variablen, deren Klasse nicht

explizit mit angegeben ist, handelt es sich um von der Analyse erzeugte Variablen,

wie z.B. e-sendsTo oder method-result.

Ein Mausklick auf das �o�net das Identi�er-Fenster.

6.2 Das Identi�er-Fenster

In diesem Fenster k�onnen alle im Programm vorkommenden Identi�katoren ange-

zeigt werden, wobei auch eine Auswahl nur nach Klassen, Variablen, Methoden oder

Parameter erfolgen kann.

Die Eintr�age im Identi�er-Fenster k�onnen selektiert werden. Zuvor sollte mit

in das Men�u ein Inspect-Fenster erzeugt werden. In diesem
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(a) Das Identi�er-Fenster

(b) Das Window-

Men�u

(c) Das Identi�er-Men�u

Abbildung 6.2: Die Komponenten des Identi�er-Fenster

Inspect-Fenster werden die Typinformationen f�ur einzelne ausgew�ahlte Identi�ka-

toren dargestellt. Wie dies geschieht, erkl�aren wir weiter unten. Wird nun ein Me-

thodenidenti�kator mittels der linken Maustaste selektiert, so wird im Hauptfen-

ster das entsprechende annotierte Methodenmodell angezeigt. Beim Ausw�ahlen ei-

nes Methodenidenti�kators durch die rechte Maustaste wird ein neues Fenster, das

Graph-Fenster, ge�o�net.

6.3 Das Graph-Fenster

Hier wird das Methodenmodell der ausgew�ahlten Methode graphisch dargestellt,

siehe Abbildung 6.3.

Der angezeigte Graph kann auch als Postscriptdatei abgespeichert oder gedruckt

werden.

6.4 Das Inspect-Fenster

Nachdem aus dem Identi�er-Fenster heraus ein Inspect-Fenster erzeugt worden ist,

k�onnen im Identi�er-Fenster Variablen- und Parameter-Identi�katoren ausgew�ahlt
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Abbildung 6.3: Das Graph-Fenster

werden, indem der Men�upunkt im Inspect-Fenster aktiviert wird. So-

mit kann eine individuelle Auswahl von Variablen oder Parameter angelegt werden,

die beobachtet werden k�onnen.

Wenn im Graph-Fenster mit der rechten Maustaste auf einen Knoten (Zustand)

geklickt wird, so erscheinen im Inspect-Fenster die Typinformationen, die an diesem

Knoten g�ultig sind, siehe Abbildung 6.4. Durch Invertieren des Update-Knopfes

im Inspect-Fenster k�onnen die momentan angezeigten Informationen ein-

gefroren werden. Es d�urfen beliebig viele Inspect-Fenster angelegt werden.
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(a) Das Inspect-Fenster (b) Das Inspect-Men�u

Abbildung 6.4: Die Komponenten des Inspect-Fensters

6.5 Erfahrungen mit SOLAT

Die Benutzung von SOLAT bei der Programmentwicklung erwies sich als sehr hilf-

reich. Die M�oglichkeiten nur einen Teil der Variablen zu beobachten sowie die graphi-

sche Darstellung der Methodenmodelle sind dabei ebenso hervorzuheben wie auch

die aggressiven Typanalysen.

Es zeigte sich aber auch schnell eine Schwachstelle in der De�nition der Typana-

lysen. Aus theoretischer Sicht ist die Verwendung der SthOutOf-Filter zur Modellie-

rung der Fehlersituationen bei Methodenaufrufen naheliegend und begr�undet durch

die dynamische Semantik. Aber wenn die benutzte Typanalyse eine solche Fehlersi-

tuation glaubt gefunden zu haben, so liefert der SthOutOf-Filter ? zur�uck. Dadurch

werden alle weiteren Berechnungen geblockt und man kann �uber die weiteren Pro-

grammteile keine Aussagen machen. In der Praxis der Programmentwicklung haben

wir dieses Verhalten als zu restriktiv kennengelernt. Wenn der SthOutOf-Filter einen

m�oglichen Fehler meldet, so ist es meistens sehr aufwendig die genaue Fehlerstel-

le zu lokalisieren. Um dies zu vereinfachen, ist SOLAT mit einer Option versehen

worden, da� die SthOutOf-Filter nicht ber�ucksichtigt werden. Dies ist in der mo-

mentan aktuellen SOLAT-Version sogar der Normalfall (default). In den formalen

De�nitionen werden die SthOutOf-Filter ersatzlos gestrichen. Stattdessen wird nach

Ende der Analyse der gesamte Programmgraph nochmals durchlaufen, und jeder

Methodenaufruf wird daraufhin �uberpr�uft, ob der Empf�anger und sein berechne-
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ter Typ den entsprechenden Methodenaufruf zulassen. Wenn nicht, dann wird ei-

ne Fehlermeldung am Anfang der Ausgabe der Typanalyse produziert, bei der die

\fehlerbeladene" Knotennummer mit ausgegeben wird. Gibt es in einem Programm

mehrere Fehlersituationen, so werden diese alle mit aufgef�uhrt und nicht nur der

erste aufgetretene Fehler. In dieser Form kann die Typanalyse in einen Compiler

eingebaut werden. Der Compiler kann Warnungen ausgeben und trotzalledem die

korrekten Methodenaufrufe optimieren. Man beachte stets, da� nicht alle von der

Typanalyse als fehlerhaft erkannten Methodenaufrufe zur Laufzeit auch wirklich

Fehler produzieren. Somit ist die Verwendung der SthOutOf-Filter aus theoretischer

Sicht durchaus w�unschenswert, aber aus praktischer Sicht ungeeignet.

Eine andere Erfahrung bei der Arbeit mit SOLAT ist gewesen, da� die aggressi-

veren (pr�aziseren) Typanalysen defensives Programmieren erzwingen, da sonst Feh-

lermeldungen produziert werden. Vor allem die Initialisierung von Variablen haben

bei fast allen Testprogrammen, die zun�achst von Smalltalk-80 nach SOL �ubersetzt

worden sind, zu Schwierigkeiten gef�uhrt. H�au�g haben Variablen in Verzweigungen

oder Schleifen erstmalig einen Wert zugewiesen bekommen. Eine Initialisierung vor

den Verzweigungen bzw. Schleifen ohne semantische �Anderungen des Programmes

sorgt f�ur akzeptierbare Programme. Innerhalb der Software-Entwicklung ist dies ein

Charakteristikum f�ur defensives Programmieren.
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Verwandte Ans�atze

Statische Programmanalysen sind ein seit 20 Jahren stetig wachsender Forschungs-

bereich. Die meisten neueren Ans�atze st�utzen sich immer noch auf die \alten" grund-

legenden Arbeiten zur Datenu�analyse [KU77, He77, MJ81, SP81], Abstrakten

Interpretation [CC77, CC79] oder Typinferenz [Hi69, Mi78]. Allein der Entwick-

lung der (intra- bzw. interprozeduralen) Datenu�analyse k�onnte ein l�angeres Ka-

pitel gewidmet werden. Wir wollen uns aber im vorliegenden Kapitel vor allem auf

die Ans�atze konzentrieren, die zur Berechnung von Typinformationen in objekt{

orientierten Sprachen verwendet werden. Hierbei betrachten wir drei grunds�atzlich

verschiedene Vorgehensweisen (Typinferenz, Datenu�analyse, Type-Feedback). Ab-

gerundet wird der �Uberblick mit einigen Arbeiten zur Typanalyse in anderen Spra-

chen.

7.1 Typinferenz

Zun�achst werden drei \�altere" Typinferenzans�atze vorgestellt, die alle auf der Hind-

ley/Milner Typinferenz f�ur funktionale Sprachen basieren. Alle drei Ans�atze ber�uck-

sichtigen keinerlei Datenu� und die Analyse der Methoden erfolgt intraprozedural.

Danach pr�asentieren wir vier Ans�atze der 90er Jahre, bei denen dynamische Bindung

der Methodenaufrufe durch bedingte Constraints modelliert wird und anstelle von

Uni�kation nun Fixpunktableitungen zur Berechnung der L�osungen des Constraints-

Systems ausgef�uhrt werden. Eine ausf�uhrlichere Beschreibung der Ans�atze zur Typ-

bestimmung in objekt{orientierten Sprachen ist in [Ag95b] zu �nden.

113
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Hindley und Milner

Die Mutter (oder Vater) aller Typinferenz-Algorithmen stellt die Arbeit von Hindley

[Hi69] dar. Er entwickelte eine Typinferenz f�ur die kombinatorische Logik und f�ur den

Lambda{Kalk�ul. Dieser wurde sp�ater von Milner [Mi78] auf Programmiersprachen

erweitert. Dieser Algorithmus ist heute noch (in modi�zierter Form) Bestandteil

eines jeden ML{Compiler.

In dem Typinferenz{Modell existieren drei Arten von Typen: Basistypen f�ur pri-

mitive Objekte, Typvariablen zur Behandlung von polymorphen Typen und Funk-

tionstypen (Argumenttyp ! Resultattyp). Typinferenz wird ausgef�uhrt, indem der

Ausdrucksbaum (expression tree) von den Bl�attern zur Wurzel hin (bottom-up)

analysiert wird. Dabei werden zun�achst die Bl�atter mit ihren entsprechenden Ty-

pen versehen (Blatt ist Konstante: Basistyp; Blatt ist Variable: Typvariable) und

danach die Typen mittels Uni�kation berechnet. Die charakteristischen Merkmale

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

� Die Hindley/Milner-Typinferenz berechnet den am meisten allgemeinen oder

prinizipiellen Typen (most general type) und nicht den m�oglichst exaktesten

Typ. Die Typinferenz nimmt zu Anfang an, da� Typen so allgemein wie

m�oglich sind, und durch die Analyse erst eingeschr�ankt werden. Unsere in-

terprozeduralen Analysen gehen von dem umgekehrten Standpunkt aus, zu

Anfang wird jede Variable mit dem kleinsten Typ versehen.

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

zedural.

� Die Hindley/Milner-Typinferenz ist u�insensitiv (ow-insentive), d.h. ver-

schiedene Zugri�e auf eine Variable sind vom gleichen Typ.

Die Hindley/Milner-Typinferenz ist sp�ater um weitere Sprachkonstrukte aus-

gebaut worden [To90, Ca88]. Hense und Smolka de�nieren eine Typinferenz f�ur

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

Einen der ersten Ans�atze zur Berechnung von Typinformationen f�ur Smalltalk-80

haben Borning und Ingalls in [BI82] vorgestellt. Sie entwickelten und implementier-

ten ein Typinferenzsystem f�ur Smalltalk-80. Dabei m�ussen alle Variablen, formalen

Parameter und Resultate von Methoden mit einem statischen Typ deklariert wer-

den. Jede Methode wird einzeln analysiert. Weiterhin k�onnen durch die Analyse von

Verzweigungen zwei unterschiedliche Typen nicht vereint werden, sondern anstelle

dessen wird die n�achste gemeinsame Superklasse beider Typen als Typ verwendet.

Z.B. seien A;B;C Klassen in einem Programm und A;B sind Teilklasse von C. Die

Analyse des Ausdrucks x=y ifTrue:[A new] ifFalse:[B new] liefert nicht den

Typ fA;Bg sondern fCg zur�uck. Borning und Ingalls testeten ihr System an einem

kleinen Teil des Smalltalk-80{Systems. Allerdings sind keinerlei Ergebnisse �uber den

Erfolg oder Mi�erfolg ihrer Tests publiziert worden.

Suzuki

Ungef�ahr zeitgleich mit Borning und Ingalls entwickelte Suzuki [Su81] ein Typinfe-

renzsystem f�ur Smalltalk-76. Dabei ist erstmals ein Typ eine Menge von Klassen. Su-

zuki erweiterte Hindley/Milner-Typinferenz um objekt{orientierte Konstrukte (Zu-

weisungen und dynamisch gebundene Methodenaufrufe). Hierbei trat folgendes zir-

kul�are Problem auf:

� Um den Typ eines Methodenaufrufes abzuleiten, mu� die Menge der potenti-

ellen Methodende�nitionen bekannt sein.

� Um die Menge der potentiellen Methodende�nitionen zu bestimmen, mu� der

Typ des Empf�angers des Methodenaufrufes, m�oglicherweise wiederum ein Me-

thodenaufruf, bekannt sein.

Diese gegenseitige Abh�angigkeit wird derart aufgel�ost, da� zu Beginn der Analyse

alle Methodende�nitionen gleichen Namens als m�ogliche Kandidaten angenommen

werden. Um diese pessimistische (maximal conservative) Annahme zu verbessern,

wurde die Typinferenz wiederholt angewandt, sofern im vorherigen Iterationsschritt

eine weniger pessimistische Typinformation berechnet wurde. �Ahnlich wurden auch
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die Typen von Variablen bestimmt. Dieses Verfahren kann zu einer �Uberspezi�kation

der Typen f�uhren, da alle Methoden zu Beginn analysiert werden, auch die, die

niemals zur Laufzeit ausgef�uhrt werden.

Suzuki implementierte eine vereinfachte Version seiner Typinferenz, aber Ergeb-

nisse �uber eine Anwendung der Typinferenz sind nicht bekannt.

Graver und Johnson

Im Typed Smalltalk-Projekt [GJ90, Gr89, Jo86, JGZ88] sollte Smalltalk-Code durch

Hinzunahme eines statischen Typsystems verbessert werden. Instanz-, Klassen- und

globale Variablen mu�ten mit einem Typen deklariert werden. Lokale Variablen, for-

male Parameter und Methoden konnten, mu�ten aber nicht, mit Typdeklarationen

versehen werden. Aufgabe der Typinferenz war, f�ur die ungetypten Programmteile

geeignete Typen zu berechnen. Dabei wurden drei Arten von Typen unterschie-

den: Klassentypen (z.B. Integer), Vereinigungstypen (z.B. fInteger; F loatg) und

Signaturtypen (z.B. Self METH : Integer ! F loat, wobei Self den Typ des

Empf�angers der Methode METH, Integer den Argumenttyp und F loat den Resul-

tattyp bezeichnen). Vererbung wird durch Kopieren eliminiert. Nach Konstruktion

des TypeTrees einer Methode aus dem ParseTree durch geeignete Abstraktion wird

die Methode abstrakt interpretiert.

Die Kombination von Typdeklaration und Typinferenz erzeugt folgendes Dilem-

ma:

� Typdeklarationen sollen so abstrakt wie m�oglich sein, um Wiederverwendbar-

keit von Programmcode zu unterst�utzen.

� Typinferenz soll so konkret (pr�azise) wie m�oglich sein, um Optimierungen zu

unterst�utzen.

Dies bedeutet f�ur den Programmierer, da� je allgemeiner seine Deklarationen sind,

desto weniger Optimierungsm�oglichkeiten hat der Compiler.

Der Nutzen der Implementierung des Typinferenzsystems wird in [JGZ88] nur

anhand von recht kleinen Programmen illustriert, soda� eine echte Einsch�atzung

nicht erfolgen kann.
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Oxh�j, Palsberg und Schwartzbach

Das Typinferenzsystem von Palsberg und Schwartzbach [PS91] behandelt Program-

me einer einfachen objekt{orientierten Sprache, im wesentlichen identisch zu SOL .

Ihr Ansatz basiert auf folgende �Uberlegungen:

1. Vererbung wird durch Kopieren eliminiert.

2. Typen sind Mengen von Klassen.

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

(v ! [[ v ]], e! [[ e ]]).

4. Bilde das Programm auf die Menge von bedingten Constraints der Form ab

[[ a ]] � [[ b ]] bzw. [[ a ]] = [[ b ]] bzw. C 2 [[ a ]] ) [[ b ]] � [[ c ]], wobei a; b; c

Variablen, formale Argumente oder Ausdr�ucke sind und C eine Klasse ist.

5. L�ose dieses Constraints-System durch eine Fixpunktberechnung, die in poly-

nomieller Zeit durchgef�uhrt werden kann, siehe [PS93].

6. Annotiere das analysierte Programm mit den Informationen der L�osung des

Constraints{Systems.

Da dieser Ansatz Grundlage f�ur die weiteren Typinferenzsysteme ist, werden wir

die wesentlichen Vorgehensweisen in 4. genauer erl�autern. Dazu verwenden wir, wie

in [Ag94, Ag95a, Ag95b], folgende Anschauung:

Es wird ein gerichteter Graph aufgebaut, dessen Knoten Typvariablen beinhalten.

Die Kanten, die nach und nach hinzugef�ugt werden, repr�asentieren die Constraints,

durch die der Laufzeitdatenu� modelliert wird. Z.B. bewirkt die Zuweisung x := e

das Hinzuf�ugen einer Kante von [[ e ]] nach [[ x ]]. Die Kante rep�asentiert also das

Constraint [[ e ]] � [[ x ]], siehe Abbildung 7.1.

Zu Beginn der Analyse liegt ein unstrukturierter Graph vor bestehend aus der

Menge der Typvariabalen. Dieser Graph l�a�t sich in Teilgraphen einteilen, wobei

jeder Teilgraph genau einer Methode entspricht. Diese Teilgraphen werden auch

Templates genannt. Ein Template einer Methode M besteht aus

� den Typvariablen der Ausdr�ucke, lokalen Variablen und formalen Parameter

von M und
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[[ x ]] [[ e ]]

Typvariablen

[[ e ]][[ x ]]

Typvariablen

Abbildung 7.1: Nach Ausf�uhrung von x := e wird die Typinformation von [[ e ]] nach

[[ x ]] propagiert

� den Constraints der Typvariablen.

Knoten, die Instanzvariablen repr�asentieren, sind nicht Teil eines Templates, sondern

werden au�erhalb der Templates verwaltet.

Betrachten wir die Methode

method min:arg

(self<arg) ifTrue:self ifFalse:arg

und den Methodenaufruf (A new) min:(A new). Abbildung 7.2 zeigt das Templa-

te der Methode min:. Die Auswertung von self<arg liefert den Typ ffalse; trueg

zur�uck, wodurch das min:-Template mit den ifTrue:ifFalse:-Templates der Klas-

sen false und true verbunden ist. Ebenso wird der Aufruf (A new) min:(A new)

mit dem min:-Template verbunden. Der Typinferenz{Algorithmus propagiert vom

Methodenaufruf ausgehend Typinformationen durch den Graphen und errechnet,

da� der Resultattyp der Methode min: fAg ist.

Der Typinferenz{Ansatz in [PS91] ordnet jeder Methodende�niton genau ein

Template zu. Somit werden verschiedene Aufrufe von min: mit dem gleichen Tem-

plate verbunden. Dies kann zu Ungenauigkeiten der Typinformationen f�uhren, wie

in Abbildung 7.3 zu sehen ist. Damit w�are nach Analyse der Zuweisungen

a := (A new) min : (A new) und b := (B new) min : (B new)

sowohl die Variable a als auch die Variable b vom Typ fA;Bg.

Dieses Problem haben Oxh�j, Palsberg und Schwartzbach in ihrer Implementie-

rung [OPS92] ber�ucksichtigt. Die Typinferenz wurde derart ver�andert, da� f�ur jedes

syntaktische Vorkommen eines Methodenaufrufes ein eigenes Template erzeugt wird.
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arg

self<arg

self

(A new) min: (A new)

ifTrue:ifFalse

Klasse trueKlasse false
result

min:

{A}

Abbildung 7.2: Template f�ur die Methode min: und einem Aufruf, der mit min:

verbunden ist.

{A,B}

arg

self<arg

self

ifTrue:ifFalse

Klasse trueKlasse false
result

min:

(A new) min: (A new) (B new) min: (B new)

Abbildung 7.3: Template f�ur die Methode min: und zwei Aufrufe, die mit min:

verbunden ist.
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Hierdurch wird allerdings das gesamte Programm erheblich vergr�o�ert (quadratisch

in der Gr�o�enordnung des Programms). Dieser polyvariante Ansatz, auch 1-level Ty-

pinferenz genannt1, kann in manchen F�allen zur Verbesserung der Typinformationen

f�uhren, aber im obigen Beispiel in Abbildung 7.4 ver�andert sich nichts.

ifTrue:ifFalse

arg

self<arg

self

(A new) min: (A new)

result

min:

{A,B}

arg

self<arg

self

(B new) min: (B new)

result

min:

{A,B}

Abbildung 7.4: 1-level Typinferenz.

Die 1-level Typinferenz wurde an kleinen Programmen getestet, die wir in unse-

rer Testsuite in Kapitel 5 aufgenommen haben. Die Behandlung von Zuweisungen

und Verzweigungen entspricht unserer Typanalyse PS. Allerdings verwendet die

Typanalyse PS f�ur jede Aufrufstelle ein separates Template, genauer Activation

Record.

Phillips und Shepard

Der 1-level Typinferenzansatz von Oxh�j, Palsberg und Schwartzbach wurde von

Phillips und Shepard in [PS94] auf beliebigen p-level verallgemeinert. Bei ihrer

Implementierung kann der Benutzer den Level der Analyse vorgeben. Ihr p-level

Typinferenz{System wurde in Smalltalk-80 implementiert und getestet. Die Lauf-

zeitergebnisse der Tests waren verhehrend gewesen. Die Analyse von einfachen Aus-

dr�ucken ben�otigte 30 min f�ur die 0-level Typinferenz und bis zu 10 Stunden f�ur die

1-level Typinferenz. Ihre Implementierung ist zwar nicht hochoptimierend gewesen,

aber dennoch mu� die reale Einsetzbarkeit ihres Systems bezweifelt werden.

1Entsprechend wird der vorherige monovariante Ansatz 0-level Typinferenz genannt.
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Plevyak und Chien

Die Ungenauigkeiten des 1-level Typinferenzansatzes umgingen Plevyak und Chi-

en in ihrem Ansatz [PC94, PC97, PC95a, PC95b] durch iterierte Anwendung der

Typinferenz. Zun�achst wird ein Programm mit der 1-level Typinferenz analysiert.

Dann werden die Stellen im Programm, bei denen Ungenauigkeiten in den Typin-

formationen auftreten, durch geeignete Erweiterungen modi�ziert. Danach wird das

(modi�zierte) Programm erneut mit der 1-level Typinferenz analysiert. Dieser Vor-

gang wird solange wiederholt, bis die Typinformationen stabil sind. Bei den Erwei-

terungen handelt es sich im wesentlichen um geschicktes Aufsplitten, Vervielfachen

(Verfeinern) von Templates, siehe Abbildung 7.2.

{A,B}

Nach dem Splitting:

{A}

{B}

Template

der Klasse B

der Klasse A

Template

Template

Abbildung 7.5: Splitten von Templates bei unscharfen Typinformationen.

Angenommen ein Knoten beinhaltet einen unscharfen Typen und dieser Kno-

ten ist mit einem anderen Template verbunden. Dieses Template wird nun verviel-

facht und der Knoten auch mit den neuen Templates verbunden, siehe Abbildung
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7.5. Bei der nachfolgenden Analyse erhalten alle diese Templates eindeutige Typ-

informationen. Die Bestimmung der unscharfen Programmstellen ist nichttrivial und

bedarf aufwendiger Untersuchungen des Graphen. Plevyak und Chien konnten damit

nicht nur Funktionenpolymorphismus au�osen, sondern auch Datenpolymorphismus

(Problem der Containerklassen) in den Gri� bekommen. Im Vergleich zu unseren

Typanalysen, die Datenpolymorphismus nur in sehr eingeschr�ankter Form behan-

deln k�onnen, �ahnelt ihr Ansatz unserer distributiven Typanalyse, wenn wir die Qua-

lit�at der Typinformationen zugrundelegen. Auf die deterministische Behandlung von

Verzweigungen wird in ihrer Typinferenz verzichtet. Plevyak und Chien haben ih-

ren Typinferenz{Algorithmus f�ur die Sprache Concurrent Aggregate implementiert.

Leider ist diese Sprache mit SOL nicht vergleichbar, soda� die erzielten Resultate

mit unseren Ergebnissen nicht in Beziehung gesetzt werden k�onnen.

Ageson

In [Ag95a, Ag95b] stellt Ageson seine kartesiches-Produkt-Typinferenz vor (carte-

sian product algorithm, CPA). Dieser arbeitet �ahnlich der 1-level Typinferenz mit

Ausnahme der Behandlung von Methodenaufrufen. In der CPA-Typinferenz wird

f�ur jede Kombination des Empf�angertyps und der Argumenttypen ein eigenes Tem-

plate angelegt. D.h. wenn revr meth:arg ein Methodenaufruf ist und revr vom

Typ fR1; :::; Rkg =: RT sowie arg vom Typ fA1; :::; Akg =: AT sind, dann werden

jRT�AT j verschiedene Templates zur Analyse des Methodenaufrufes angelegt, siehe

Abbildung 7.6.

Dabei wird jedes Paar (ri; aj) 2 RT �AT einem separaten Template �ubergeben.

Wenn ein solches Template bereits existiert, so wird das alte wiederverwendet, an-

sonsten ein neues erzeugt. Die zugrundeliegende Idee ist sehr einfach: eine Variable

(oder Parameter) hat zur Laufzeit nur einen eindeutigen Typen. Unabh�angig von

Ageson wurde in [Go95] diese M�oglichkeit ebenfalls angesprochen.

Im Gegensatz zum iterativen Verfahren von Plevyak und Chien kommt die CPA-

Typinferenz ohne Iterationen aus. Trotz polynomieller Komplexit�at kann bei gro�er

Anzahl von Argumenten die Laufzeit extrem anwachsen. Ein Methodenaufruf mit

18 Argumenten, die jeweils vom Typ fA;B;Cg sind, erzeugt 319 = 109 Templates,

die analysiert werden m�ussen. Aber bei allen von Ageson getesteten Programmen
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R={A,B}
A={A,C}
RxA={(A,A),(A,C),(B,A),(B,C)} Methodenaufruf:    r min: a

Abbildung 7.6: Kartesisches Produkt Typinferenz.

trat ein solches Verhalten nicht auf. Die Laufzeiten der Programme, z.T. �ahnlich

unserer Testsuite, sind allesamt gut gewesen. Da die Programme in der Sprache Self

[US91] geschrieben sind und Self eine Prototyp{basierte objekt-orientierte Sprache

mit dynamischer Vererbung ist, lassen sich die erzielten Ergebnisse mit unseren

Resultaten nicht direkt vergleichen. Das kartesiche Produkt wird bei der distribu-

tiven Typanalyse Dist implzit auch verwendet. Die CPA{Typinferenz ist weniger

pr�azise als unsere distributive Typanalyse und z.T. pr�aziser als unsere monotonen

Typanalysen. Die deterministische Behandlung von Verzweigungen fehlt ebenso wie

destruktive Zuweisungen. Letztere behandelt Ageson in [Ag95b], hat sie aber nur

f�ur lokale Variablen implementiert.

7.2 Datenu�analyse

Neben unseren interprozeduralen Datenu�analysen gibt es noch weitere Daten-

u�ans�atze [Ba92, VHU92, Gr95]. Die klassische interprozedurale Datenu�analyse

analysiert den Aufrufgraphen (call graph) eines Programmes. Die Vorgehensweise

kann auf objekt{orientierte Sprachen nicht unmittelbar �ubertragen werden.
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Barnard

In [Ba92] vergleicht Barnard eine vereinfachte Version der Graver/Johnson{Typ-

inferenz mit einer von ihm de�nierten Datenu�analyse. Er erkannte, da� Kon-

trollu� und Datenu� voneinander abh�angig sind. Seine theoretischen Untersu-

chungen ergaben, da� interprozedurale Datenu�analyse diejenigen fehlerkritischen

Programmpunkte ermitteln kann, die von der Typinferenz erkannt werden. Dar�uber-

hinaus vermeidet die Datenu�analyse im Gegensatz zur Typinferenz die Ablehnung

manchen \korrekten" Codes. Die theoretischen Modelle wurden nicht implementiert.

Vitek, Horspool und Uhl

Eine weitere interprozedurale Datenu�analyse f�ur eine einfache objekt{orientierte

Sprache (vergleichbar mit SOL ) pr�asentieren Vitek, Horspool und Uhl in [VHU92].

Ihre Analyse ist eine verbandsbasierte Datenu�analyse, deren Verband abstrakte

Objektgraphen modelliert. Ein abstrakter Objektgraph approximiert den Zustand

des Laufzeit{Heaps (Objektspeicher, Objectmemory in Smalltalk-80) an einem Pro-

grammpunkt. Darin werden abstrakte Objekte und Verbindungen von Instanzva-

riablen zu abstrakten Objekten dargestellt. Mittels Fixpunktiteration werden die

Typinformationen berechnet, soda� jeder Programmpunkt mit einem abstrakten

Objektgraphen annotiert werden kann. Um die Analyse zweier Aufrufstellen einer

Methode �uberdecken zu k�onnen, verwenden Vitek, Horspool und Uhl das call-string-

Konzept. Ein call string f�ur einen Programmpunkt besteht aus der Folge der auf-

gerufenen Methoden auf dem Pfad vom Hauptprogramm zu dem Programmpunkt

hin. Da Pfade beliebig lang sein k�onnen, werden nur die letzten p Methodenaufrufe

im call string aufgenommen. Sind zwei call strings identisch, so wird die Analyse der

Methode an der zweiten Programmstelle auf die Ergebnisse der Analyse der ersten

Programmstelle zur�uckgef�uhrt. Call strings der L�ange 1 entsprechen dem 1-level der

1-level Typinferenz. Da die Vitek, Horspool und Uhl Datenu�analyse nicht imple-

mentiert worden ist, kann �uber die G�ute des Verfahrens nur spekuliert werden.
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Chambers, Dean und Grove

Grove pr�asentiert in [Gr95] Ergebnisse �uber eine interprozedurale Datenu�analy-

se, die im Rahmen des Vortex{Projektes [DDGLC96, CDG96a, CDG96b] (e�ziente

Implementierung der objekt{orientierten Sprache Cecil) entstanden ist. Seine Daten-

u�analyse konstruiert und analysiert den Aufrufgraphen eines Programmes simul-

tan. Die Zwischenergebnisse der Analyse werden f�ur den weiteren Aufbau des Aufruf-

graphen verwendet. Wenn die Informationen, die bei zwei Aufrufstellen der gleichen

Methode vorliegen, identisch sind, wird die Analyse der Methode nur einmal aus-

gef�uhrt. Ansonsten entspricht die Grove{Datenu�analyse der 1-level Typinferenz.

Damit gleicht sie unserer Typanalyse PS, wobei die Struktur der Typinformationen

und ihrer Verwaltung anders sind.

Das interessanteste Ergebnisse der Untersuchungen von Grove ist der erzielte

Nutzen einer solchen Analyse. Es wurden Programme mit bis zu 45000 Zeilen (lines

of code) analysiert. Aufgrund der Typinformationen konnten Optimierungen vor-

genommen werden, die Laufzeitverbesserungen von teilweise weit �uber 25% (bis zu

144%) gegen�uber Standardtechniken (intraprozedurale Analysen) erreichten. Dies

unterstreicht die Bedeutung von interprozeduraler Datenu�analyse. Weitere Ver-

besserungen k�onnen durch den Einsatz pr�aziserer Typanalysen erwartet werden.

7.3 Type-Feedback

Ein rigeros anderer Ansatz zur Gewinnung von Typinformationen ist im momenta-

nen Self{Compiler integriert.

H�olzle

Der Schl�ussel zur Berechnung von Typinformationen ist die Verwendung von In-

formationen, die erst zur Programmlaufzeit gewonnen werden. Eine Methode wird

zun�achst ohne Optimierung �ubersetzt, wobei im Methodencode Platz f�ur pro�le{

Informationen freigehalten wird. Die H�au�gkeit der Ausf�uhrung einer Methode und

die jeweiligen Empf�anger werden mitprotokolliert. Man bedenke, da� Self dynami-

sche Vererbung unterst�utzt und somit eine Eliminierung der Vererbung nicht m�oglich

ist. Wenn nun eine Methode zum x-ten Mal aufgerufen wird, wird der unoptimierte
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Code auf der Grundlage der gesammelten Typinformationen optimiert, siehe Abbil-

dung 7.7.

Methodendefiniton

wird eingeben Programmcode

Programmcode

neuer

Compiler

optimiert

unoptimiert

Typinformationen

Abbildung 7.7: Type-Feedback.

Die erzielten Resultate [HU94, H�o95] zeigen eine signi�kante Laufzeitverbesse-

rung der optimierten Programmteile (einen Faktor von durchschnittlich 1.7) ge-

gen�uber der unoptimierten Version.

Diese Art der Typgewinnung berechnet eine untere Schranke der tats�achlich

auftretenden Typen zur Laufzeit, wohingegen alle statischen Analysen eine obere

Schranke bestimmen, siehe Abbildung 7.8.

Typinformationen
zur Laufzeit

Typinformationen
Type-Feedback

Typinformationen
Typinferenz, Datenflussanalyse

Abbildung 7.8: Grenzen der verschiedenen Verfahren.

In [AH95] haben Ageson und H�olzle ihre beiden unterschiedlichen Ans�atze vergli-

chen. Beide Verfahren liefern �ahnlich gute Resultate, wobei der Typinferenz{Ansatz

bei der Laufzeit leichte Vorteile hat (ca 15%). Daf�ur ist der Type{Feedback{Ansatz

f�ur interaktives Programmieren wesentlich besser geeignet. W�ahrend der Pausen
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eines Programmierers kann quasi unbemerkt die optimierende Compilation durch-

gef�uhrt werden.

7.4 Weitere Ans�atze

An dieser Stelle seien noch ein paar Verfahren erw�ahnt, die f�ur andere Program-

miersprachen entwickelt wurden.

Shivers [Sh91b, Sh91a] entwickelte eine Berechnung der Kontrollu�graphen f�ur

Scheme{Programme, um Datenu�analysen anwenden zu k�onnen. Die Behandlung

von Funktionen h�oherer Ordnung in funktionalen Sprachen und die Behandlung

von dynamisch gebundenen Methodenaufrufen zeigen gewisse Parallelit�aten. Beide

Aufrufarten h�angen von ihrer aktuellen Umgebung ab. Shivers startet mit einer de-

notationellen Semantik in cps-Form (continuation passing style) und leitet davon

eine Nichtstandard{Semantik ab, die den relevanten Kontrollu� modelliert. Da die

Nichtstandard{Semantik nicht berechenbar ist, wird diese weiter modi�ziert (abstra-

hiert). Shivers pr�asentiert verschiedene Abstraktionen mit unterschiedlicher Pr�azisi-

on und Analysezeit. Der einfache Algorithmus (OCFA) entspricht in etwa der 0-level

Typinferenz und der 1CFA-Algorithmus entspricht in etwa der 1-level Typinferenz.

Die G�ute von Shivers{Ansatz kann aus praktischer Sicht nicht beurteilt werden, da

nur sehr kleine Programme getestet worden sind.

Ebenfalls mit Typinferenz in funktionalen Sprachen besch�aftigen sich Aiken,

Wimmers und Lakshman [AWL94]. Sie de�nieren bedingte Typen zur Behandlung

von case{Ausdr�ucken, um die geeigneten Zweige selektieren zu k�onnen. Die beding-

ten Typen entsprechen im wesentlichen unserer Filtertechnik zur genauen Analyse

von Methoden und Verzweigungen. Allerdings sind in ihrer funktionalen Sprache

keine Zuweisungen erlaubt, wodurch sich die Typinferenz bemerkbar vereinfacht.

Pundt hat in [Pu97] den hier vorgestellten Datenu�analyse-Rahmen auch f�ur funk-

tionale Sprachen angepa�t und versucht Bindungen von funktionalen Argumenten

und Resultate sowie �uber�ussige Updates zu optimieren.

Typanalysen f�ur C++-Programme ist ein aufstrebendes Gebiet der aktuellen

Forschung [Pa96, PR94, CSH95]. Klassische Datenu�analysen, wie z.B. code mo-

tion, k�onnen in C++{Programmen aufgrund von virtuellen Aufrufen (virtual calls,
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entsprechen dynamisch gebundenen Methodenaufrufen) nicht so erfolgreich wie in

C{Programmen ausgef�uhrt werden, obwohl relativ wenige virtuelle Aufrufe in ei-

nem C++{Programm vorkommen. Daher sind Typanalysen sinnvoll, um einen ver-

besserten Kontrollu�graphen konstruieren zu k�onnen. In C++{Programmen wer-

den h�au�g Zeiger verwendet, soda� eine Typanalyse von einer Pointer- und einer

alias-Analyse nicht getrennt werden kann. In den Arbeiten von Pande und Ryder

[Pa96, PR94] und von Carini, Srinivasan und Hind [CSH95] werden solche kombi-

nierten Analysen vorgestellt.

Abschlie�end m�ochten wir noch auf eine andere Analyse hinweisen, der static

class hierarchy analysis, die von Dean, Grove und Chambers [DGC95] vorgestellt

wurde. Die Klassenhierarchie wird nach Situationen durchsucht, in denen Methoden

in ihren Teilklassen nicht �uberschrieben (overloaded) werden. Wenn der Empf�anger

einer Methode m vom Typ S ist und S die Teilklasse einer Klasse C ist, die wieder-

um eine De�nition von m enth�alt, wobei die Methode m in keiner Teilklasse von C

�uberschrieben wird, so kann der Methodenaufruf statisch gebunden werden. Beim

Vergleich mit Type{Feedback hat die Type{Feedback{Technik bzgl. der Laufzeit

eindeutige Vorteile hat. Eine Kombination beider Techniken erzielte die besten Re-

sultate, soda� der static class hierarchy analysis Ansatz durchaus bemerkenswerte

Verbesserungen bewirken kann.



Kapitel 8

Schlu�bemerkungen

In dieser Arbeit ist ein Konzept zur Datenu�analyse in objekt{orientierten Pro-

grammen vorgestellt worden. Das Konzept eignet sich zur De�nition verschiedenster

Datenu�analyseprobleme, wie z.B. code motion, reaching de�nitions, constant pro-

pagation, dead code elimination, very busy expressions, Typanalyse. Anhand von

letztgenanntem Analyseproblem haben wir die Anwendbarkeit und Realisierbarkeit

des vorliegenden Konzeptes evaluiert und f�unf unterschiedliche Typanalysen unter-

sucht. Die Typanalysen sind einerseits theoretisch bzgl. M�achtigkeit und Komple-

xit�at und andererseits praktisch bzgl. verschiedener Kriterien wie Analysezeit, Qua-

lit�at der gewonnenen Typinformationen und Speicherbedarf, untersucht und vergli-

chen worden. Die aufgrund aller Ergebnisse favorisierte Typanalyse Mono ist ein

guter Kompromi� zwischen Theorie und Praxis. Theoretisch ist sie zwar nicht die

beste, aber in der Praxis gut verwendbar.

�Uber den Rahmen einer Datenu�analyse hinaus ist das Werkzeug SOLAT vorge-

stellt worden, das die berechneten Typinformationen graphisch darstellen kann und

zur Unterst�utzung der Programmentwicklung benutzt werden kann.

Ein Grund, neben den bereits erw�ahnten Gr�unden, Typanalysen zu de�nieren

ist gewesen, da� alle anderen Datenu�analyseprobleme von einem Kontrollu�gra-

phen pro�tieren, der mit Typinformationen ausgestattet ist. Durch ihn sind andere

Analysen weitaus genauer durchf�uhrbar, da die Menge der in Frage kommenden Pro-

grammteile durch Typinformationen relativ exakt bestimmbar ist. Daher emp�ehlt

es sich, zun�achst immer eine Typanalyse durchzuf�uhren.

�Uber diese Arbeit hinaus, sind folgende Frage- und Problemstellungen interes-
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sant:

� De�nition und Implementierung anderer Datenu�analyseprobleme: code mo-

tion, very busy expressions, ... k�onnen ohne gro�en Aufwand �ubertragen wer-

den.

� Nutzung der Typanalyse in einem Compiler f�ur SOL : Die momentane Imple-

mentierung von SOL [HW97] nutzt Typinformationen noch nicht aus.

� Typanalyse f�ur getypte Sprachen wie z.B. C++ oder Java: Der vorgestellte

Datenu�analyse-Rahmen ist auf getypte Sprachen �ubertragbar. Es stellt sich

die Frage nach dem Nutzen einer solchen Analyse in hybriden Sprachen wie

C++, in der nicht-objekt{orientierte Konstrukte vorherrschen.

� Weiterentwicklung von SOLAT: Die graphische Benutzerschnittstelle kann in

einigen Punkten noch weiter verfeinert werden, wie z.B. komfortableres Suchen

nach bestimmten Programmpunkten.
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