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1 Einleitung

Seit Beginn der 1960er Jahre wurden mehrere verschiedene Ansitze zur automa-
tischen Wiedergewinnung von Speicher entwickelt. Eine davon ist tracing garbage
collection, deren altester Vertreter, der Mark-Sweep Garbage Collector auch gleich-
zeitig der &lteste Algorithmus seiner Art ist. Dieser Artikel beschiftigt sich mit
der Arbeitsweise von Mark-Sweep und diskutiert Losungsansitze zu bestimmten
Schwachstellen.

Zunéchst wird in Kapitel 2 die Funktionalitdt des Algorithmus in urspriinglicher
Form vorgestellt. Daran anschlieBend diskutieren wir einen iterativen Markierungs-
Algorithmus und die dabei auftretende Problematik des Keller-Uberlaufs. In Kapitel
4 wird eine Technik zum Markieren mit konstantem Speicher vorgestellt und Kapitel
5 diskutiert die “Auslagerung” der Markierungs-Bits in eine Bitmap Tabelle. Schlief3-
lich beschéftigen wir uns noch mit dem sogenannten lazy sweeping, einer Technik,
die das Aufrdumen des Speichers in Stiicken auf die Allokation iibertrigt.
Abschlieend gibt Kapitel 7 einen Uberblick iiber Vor- und Nachteile von Mark-
Sweep.

Im folgenden werden noch einige Programm-Teile, die im Text verwendet werden
néher erldutert:

Roots Menge der Wurzel-Knoten einer Speicher-Halde

free_pool Menge der frei zur Verfiigung stehenden Speicher-Zellen

Children(X) Menge der Verweise eines Knotens X (Objekt)

*Y Wert eines Verweises Y nachdem er dereferenziert wurde

free(X) Methode, die als Parameter einen Knoten X nimmt und
diesen dem free_pool hinzufiigt

Heap Speicher-Halde

2 Der Mark-Sweep Algorithmus

Die automatische Wiedergewinnung von Speicher durch Mark-Sweep lduft in ihrer
urspriinglichen Form wie folgt ab:

Sobald ein laufender Prozef} eine Speicheranforderung stellt, der Bedarf an Speicher
jedoch nicht oder nur zum Teil befriedigt werden kann, wird der Prozefl angehalten
und Mark-Sweep gestarted. Der Ablauf von Mark-Sweep teilt sich in zwei Phasen
auf: Phase 1, die Markierungs-Phase (Mark-Phase), traversiert die Programm-Halde
beginnend bei den Wurzeln, indem sie den Verweisen folgt und markiert dabei alle
Objekte, die sie erreichen kann und somit erreichbar sind. Demnach sind die Objek-
te, die am Ende der Phase unmarkiert verbleiben unbenutzt und konnen freigegeben
werden.

Nun beginnt Phase 2, die Aufrdum-Phase (Sweep-Phase). Sie traversiert den kom-
pletten Speicher linear von der ersten bis zur letzten Zelle. Dabei gibt sie alle nicht
markierten Objekte frei und 16scht die Markierungen der iibrigen. Wenn nach Ablauf
von Phase 2 ausreichend Speicher freigegeben wurde, wird der anfordernde Prozef



wieder aufgenommen, andernfalls muf}l entweder die Halde erweitert, oder der Prozef
abgebrochen werden.

Wegen der Vorgehensweise der beiden Phasen (das Traversieren von Speicher) wird
Mark-Sweep als tracing garbage collection bezeichnet. Abbildung 1 zeigt eine abstra-
hierte Form von Mark-Sweep in Pseudo-Code.

mark_sweep() =
for R in Roots
mark (R)
sweep()
if free_pool is empty
abort ‘‘Memory exhausted’’

Abbildung 1: Simpler Mark-Sweep garbage collector

Die Markierungs-Phase, also das Traversieren und gleichzeitige Markieren der Programm-
Halde kann man durch einen einfachen, rekursiven Ansatz verwirklichen, wie er in
Abbildung 2 dargestellt ist. Hierbei werden mittels Tiefen-Suche die einzelnen Ob-
jekte der Halde rekursiv inspiziert und markiert. Die Rekursion terminiert in jedem
Fall, da die Halde endlich ist und Nachfolger von bereits markierten Knoten (Ob-
jekten) nicht mehr inspiziert werden.

mark(N) =
if mark_bit(N) == unmarked
mark_bit (N) = marked
for M in Children(N)
mark (*xM)

Abbildung 2: Markierung durch einfache Rekursion

In der, an die Markierungs-Phase anschlielenden Aufrdum-Phase miissen die nicht
mehr benutzten (nicht markierten) Objekte dem Betriebssystem wieder zur Verfiigung
gestellt werden und die Markierungen fiir einen erneuten Durchlauf von Mark-Sweep
riickgidngig gemacht werden. Abbildung 3 zeigt einen Algorithmus, der diese Auf-
gabe durch globales Traversieren des Speichers 16st. Mark-Sweep besitzt gegeniiber
Reference Counting zwei bedeutende Vorteile. Zum einen kénnen zyklische Pro-
grammstrukturen ohne zusitzlichen Aufwand behandelt werden, zum anderen gibt
es keine Verwaltung von Verweisen, die sich bei der Methode Reference Counting
in ihrer Handhabung als sehr aufwendig erwiesen hat. Nichtsdestotrotz besitzt auch
Mark-Sweep Schwichen. Im folgenden wollen wir uns daher mit der Optimierung
einiger dieser Schwichen beschiftigen.



sweep() =
N = Heap_bottom
while N < Heap_top
if mark_bit(N) == unmarked
free(N)
else mark_bit(N) = unmarked
N =N + size(N)

Abbildung 3: Aufrdumen durch globalen Speicherdurchlauf

3 Iterativ statt rekursiv markieren

Rekursive Prozedur Aufrufe wie sie in Kapitel 2 verwendet werden um die Mar-
kierung der Halde durchzufiihren, sind auch heute noch relativ Zeit- und Speicher-
intensiv und kénnen ab einer gewissen Tiefe der Programm Halde zum Uberlauf des
Systems fiithren.

Wenn man stattdessen einen Hilfs-Keller anlegt und die rekursiven Aufrufe durch
iterative Schleifen ersetzt, kann man den Aufwand fiir die Rekursion umgehen. In
einem solchen Keller werden Verweise auf Knoten abgelegt, die erreichbar aber noch
nicht besucht worden sind, und in iterativen Schleifen sequentiell abgearbeitet. Dies
ist wesentlich effizienter und auch einfacher zu handhaben. Abbildung 4 zeigt zwei
Ansitze zur Simulation der Rekursion durch Iteration mit Hilfe eines Kellers. Die
maximale Tiefe des Kellers hingt dabei stark von der Struktur der Programm Halde
ab.

mar k_heap() = mar k_heap() =
mark_stack = enpty mark_stack = enpty
for Rin Roots for Rin Roots
mark_bit (R) = narked push(R, marck_stack)
push(R, nmark_st ack) mar k()
mar k()
mark() = mark() =
while mark_stack != enpty while mark_stack != enpty
N = pop( mar k_st ack) N = pop(mar k_st ack)
for Min Children(N) if mark_bit(N) == unmarked
if mark_bit(*M == unmarked mark_bit (N) = marked
mark_bit(*M = marked for Min Children(N)
if not atom(*M push(*M mark_st ack)

push(*M nmark_st ack)

a) Traversiert jeden Knoten b) Traversiert jeden Verweis

Abbildung 4: Tterative Markierungs-Algorithmen

Der Unterschied zwischen den beiden iterativen Algorithmen besteht darin, dafl
Algorithmus a) jeden Knoten nur einmal auf den Keller legt (ausgenommen Blatt-
Knoten), wihrend Algorithmus b) jeden Knoten so oft inspiziert, wie Verwei-



se ihn referenzieren. Algorithmus a) ist somit im Vorteil gegeniiber b) falls der
Programm-Graph mehrfach referenzierte Knoten besitzt. Allerdings bringen sowohl
a) als auch b) den Hilfs-Keller zum Uberlaufen, wenn sie Knoten erreichen, die mehr
Kinder-Knoten haben als freie Keller-Plitze zur Verfiigung stehen (z.B. groie Ar-
rays). Um die Haufigkeit des Auftretens dieses Problems zu verringern, werden die
Kinder-Knoten nicht vollstéindig sondern in kleinen Gruppen auf den Keller gelegt.
Eine Gruppe kommt erst dann auf den Keller, wenn der von der vorherigen Grup-
pe aufgespannte Teil-Graph vollstindig abgearbeitet wurde. Dieses Verfahren kann
durch zusitzliche Hilfs-Zeiger realisiert werden und ist in [Boehm and Weiser, 1988]
beschrieben.

3.1 Keller Uberlauf

Trotz der im vorherigen Abschnitt beschriebenen Priaventivmafinahme kann es natiirlich
immer noch zu Keller Uberliufen kommen. Wenn dies jedoch auf einem Hilfs-Keller
geschieht, 148t sich darauf wesentlich besser reagieren, als es bei einem Uberlauf be-
dingt durch Rekursion der Fall ist. Im folgenden wollen wir uns mit der Erkennung
und Behandlung von Keller Uberliufen beschiftigen.

3.1.1 Erkennung eines Keller Uberlaufs

Im wesentlichen gibt es zwei Moglichkeiten einen Uberlauf zu entdecken. Die erste
ist simpel: Man erweitert die push-Operation um einen Speicher-Check, so dafl push
jedesmal wenn es einen Knoten auf den Keller legt iiberpriift, ob noch geniigend
Speicher vorhanden ist.

Eine effizientere Methode ist die Uberpriifung des Keller-Speichers vor Beginn eines
Durchlaufs der Markierungs-Schleife. Sobald ein Knoten vom Keller geholt wurde
wird die Anzahl seiner Kinder mit der Anzahl der verfiigbaren Speicher-Plitze ver-
glichen. Ist geniigend Platz vorhanden, wird die Schleife gestartet, andernfalls ein
Keller Uberlauf gemeldet.

3.1.2 Behandlung von Keller Uberliufen

Auch hier gibt es wieder mehrere Méglichkeiten, wenn ein Uberlauf entdeckt wur-
de. Knuth [Knuth 1973] schligt vor, einen zirkulidren Keller zu benutzen. Bei einer
Keller Grole von n Plédtzen wird der i-te Knoten an Stelle ¢ mod n eingefiigt. Dar-
aus folgt, dafl wenn mehr als n Knoten auf den Keller gelegt werden, einige davon
iiberschrieben werden miissen und somit Wurzel-Knoten verloren gehen, deren zu-
gehorige Teil-Graphen dann nicht mehr markiert werden kénnen.

Zur Losung dieses Problems schligt Knuth vor, die Programm-Halde nach markier-
ten Knoten zu scannen, die unmarkierte Kinder haben. Ein solcher Scan setzt immer
dann ein, wenn der Keller leergelaufen ist und zuvor Knoten iiberschrieben wurden.
Die so gefundenen Kinder Knoten dienen als Wurzeln des Teil-Graphen an dem nun
die Markierungs-Phase wieder aufgenommen wird. Der Prozef} terminiert schlief8lich,
wenn der Keller leergelaufen ist, ohne dafl zuvor Eintrige iiberschrieben wurden.
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Zur Steigerung der Effizienz 148t man den Scan am iiberschriebenen Knoten mit der
niedrigsten Adresse, statt am Anfang der Programm-Halde beginnen.

Eine Variante der Losung von Knuth stellt der gemeinhin als Boehm-Demers-
Weiser collector bekannte garbage collection Algorithmus dar, auf den ich in Kapitel
6 noch kurz eingehen werde. Dieser unterscheidet sich von Knuth wie folgt: Statt alte
Eintrige im Keller mit neuen zu iiberschreiben, wenn der Keller vollstéindig gefiillt
ist, werden letztere einfach verworfen. Trat ein Uberlauf auf, so wird aufierdem die
Grofle des Kellers verdoppelt, nachdem er leergelaufen ist.

Obwohl nicht bekannt ist, welche Effekte die beiden Strategien haben, so wird vermu-
tet [Jones and Lins, 1996], dafi Boehm-Demers-Weiser ein besseres Cache-Verhalten
aufweist.

4 Markieren mit konstantem Speicher

Auch wenn es Methoden zur Erkennung und Behebung von Keller Uberliufen gibt,
so stellt sich dennoch die Frage nach ihrer Vermeidung. Da effizientes Markieren
von Halde-Graphen nicht ohne Zwischenspeichern der traversierten Verzweigungs-
punkte moglich ist, mufl der Keller jedoch auf irgendeine Art erhalten bleiben. Als
Losung bietet sich an, den Graphen selbst als Unterbringungsort fiir die Informatio-
nen aus dem Keller zu nutzen. Fiir das Markieren des Programm-Graphen wenden
wir dazu eine Technik namens pointer-reversal an, die unabhingig voneinander
von [Schorr and Waite, 1967] und Deutsch [Knuth, 1973, Exercise 2.3.5.8] entwickelt
wurde. Hierbei handelt es sich um eine Methode, bei der die Verweise der Knoten
kurzfristig umgedreht, d.h. vom Kind auf den Vater des Knotens umgebogen werden.
Dies geschieht, um zuvor traversierte Verzweigungspunkte vom aktuellen Standort
des Markierens aus erreichbar zu halten.

Im folgenden Abschnitt wird diese Technik zunfichst an Graphen vorgestellt, deren
Verzweigungsknoten genau zwei Verweise enthalten, ndmlich auf ein linkes und auf
ein rechtes Kind. Anschliefend wird erklirt wie sie auf Knoten mit beliebig vielen
Verweisen erweitert werden kann.

4.1 Pointer reversal auf bindren Graphen

Der Deutsch-Schorr-Waite Pointer Reversal Algorithmus zum Markieren des Halde-
Graphen lif3t sich durch einen endlichen Automaten mit drei Zustéinden beschreiben.
Eine schematische Darstellung ist in Abbildung 5 zu sehen. Jeder der Zusténde steht
dabei fiir eine Phase des Algorithmus. In Phase 1 werden so lange linke Kinder tra-
versiert, bis ein Blatt-Knoten oder ein bereits markierter Knoten erreicht wurde.
Dabei wird jeder besuchte Knoten markiert und der Verweis auf sein linkes Kind
mit einem Verweis auf seinen Vater-Knoten iiberschrieben. Auf diese Weise bleiben
sdmtliche, bereits durchlaufene Verzweigungspunkte erreichbar.

Phase 1 stoppt, wenn der Automat aus dem Zustand gehe zu linkem Kind in den
Zustand zurickziehen wechselt. In diesem Zustand beginnt Phase 2, in der wir uns
iiber die konstruierten Verweise auf die Vater-Knoten (pointer reversal) zu dem
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Abbildung 5: Automat zur Realisierung von Pointer Reversal

nichsten Verzweigungsknoten zuriickziehen, der einen noch nicht vollstindig mar-
kierten Teil-Graphen aufspannt. Dabei restaurieren wir die vormals auf die linken
Kinder zeigenden Verweise. Um zu erkennen, dafl der Teil-Graph vollstindig, bzw.
nicht vollstdndig markiert ist, benétigt man bei bindren Graphen ein zusitzliches
Flag-Bit fiir jeden Verzweigungsknoten. Diese sind zu Beginn nicht gesetzt. Errei-
chen wir beim zuriickziehen eine Verzweigung deren Flag-Bit nicht gesetzt ist, so
zeigt uns das an, da} der linke Teil-Graph vollstindig markiert wurde, der rechte
jedoch noch zu markieren ist.

Auf diesem Knoten wechselt der Automat dann in den Zustand gehe zu rechtem
Kind und Phase 3 beginnt. Diese setzt das Flag-Bit und iiberschreibt den Verweis
auf das rechte Kind mit einem Verweis auf den Vater-Knoten. Nachdem der Verweis
auf das linke Kind zuvor restauriert wurde, garantiert uns dies die Erreichbarkeit der
Verzweigungsknoten, die Vorfahren dieses Knotens sind. Danach wird zum ehemals
rechten Kind gewechselt und der Algorithmus geht wieder in den Zustand gehe zu
linkem Kind iiber, wo mit Phase 1 erneut begonnen wird.

Nachdem dieser Zyklus endliche oft durchlaufen wurde, ist schlieBlich auch der rechte
Teil-Graph vollstindig markiert, und der Algorithmus befindet sich wieder in Pha-
se 2 im Zustand zurickziehen. St68t man beim zuriicklaufen auf eine Verzweigung
deren Flag-Bit gesetzt ist, so zeigt dies an, dafl der an diesem Knoten verwurzelte
Teil-Graph vollstindig markiert wurde, und der Riickzug wird fortgestzt. Im Falle
eines nicht gesetzten Flag-Bits wird wie zuvor beschrieben verfahren.

Der Algorithmus terminiert, wenn er sich nicht weiter zuriickziehen kann, d.h. er
befindet sich wieder im Wurzel-Knoten des Halde-Graphen. In diesem Fall ist der



komplette Graph markiert.

Wihrend des Ablaufs des Deutsch-Schorr-Waite Algorithmus’ werden Zeiger umge-
bogen, Markierungen gesetzt und iiberpriift und Vorgédnger bzw. Nachfolger inspi-
ziert. Um dies zu bewerkstelligen ben6tigt der Algorithmus drei zusdtzliche Zeiger:
CURRENT, ein Zeiger der auf den aktuell inspizierten Knoten zeigt, PREVIOUS, der
auf den zuvor inspizierten Knoten zeigt und NEXT, der auf den Knoten zeigt, der als
nichster inspiziert wird. Damit wird unter anderem sichergestellt, da} die Struktur
des Graphen beim pointer reversal erhalten bleibt. Eine genaue Beschreibung der
Funktionsweise von Deutsch-Schorr-Waite findet man in [Jones and Lins, 1996]

4.2 Pointer reversal auf beliebigen Graphen

Fiir gewohnlich sind die Strukturen auf der Programm-Halde keine binidren Gra-
phen. Thre Knoten kénnen, in Abhéngigkeit von der Programmiersprache, beliebig
viele Verzweigungen enthalten. Damit also die Deutsch-Schorr-Waite Technik iiber-
haupt einsetzbar ist, muf} sie in der Lage sein auch mit einer variablen Anzahl von
Verweisen in einem Knoten umzugehen. Thorelli [Thorelli, 1972] liefert eine Metho-
de, mittels derer man den Algorithmus entsprechend erweitern kann. Er fiigt in jeden
Knoten zwei zuséitzliche Variablen, hier bezeichnet als n und ¢ ein. n enthélt die An-
zahl der Verweise des Knotens, wihrend ¢ einen Zihler darstellt, der die markierten
Teil-Graphen zéhlt, die in dem Knoten wurzeln. Oftmals ben6tigt man nur ¢, da ein
entsprechendes Feld fiir n bereits im Kopf (Header) des Knotens kodiert ist. ¢ hinge-
gen muf} angelegt werden und so dimensioniert sein, daf} es Integer-Werte im Bereich
0 bis n speichern kann. Zu Beginn sind die i-Werte aller Knoten auf 0 gesetzt. Tho-
relli’s Modifikation arbeitet exakt wie Deutsch-Schorr-Waite, mit dem Unterschied,
daB jedesmal wenn ein Knoten K besucht wird, der -Wert um eins hochgezihlt
wird. Beim ersten Besuch wird der Knoten K selbst markiert, danach und bei je-
dem weiteren Besuch die Markierung am i-ten Verweis fortgesetzt. Jedesmal, wenn
K wieder erreicht wird, ist demnach der Teil-Graph, der vom i-ten Verweis aufge-
spannt wird vollstindig markiert. Erreicht der Algorithmus K und stellt fest, dafl
1 = n gilt, so ist der von K aufgespannte Teil-Graph vollstindig markiert und wir
ziehen uns auf den Vater-Knoten zuriick, wo die Markierungs-Phase entsprechend
fortgesetzt wird. Sollte es keinen Vater geben, so sind wir an der Wurzel angelangt
und die Markierung ist beendet.

4.3 Analyse

Auf den ersten Blick birgt Pointer Reversal grofie Vorteile. Wir haben die Probleme,
die ein Keller mit sich bringt erfolgreich gel68t, und sieht man einmal vom Overhead
der zusétzlichen Variablen in den Knoten ab, dann benétigt der Algorithmus kon-
stanten Platz. Bemerkenswert dabei ist die Tatsache, dafl der Keller nicht etwa
aufgegeben wurde, sondern in die Knoten der Programm-Halde transferiert wurde.
Einen Beweis hierzu liefert Veillon in [Veillon, 1976].

So effizient die Pointer Reversal Technik auch mit dem Platz umgeht, die Laufzeit



steigt jedoch stark an. Schorr und Waite nehmen an, dafl der Algorithmus auf flachen
Strukturen ca. 50 Prozent langsamer arbeitet als das iterative Markieren mit einem
Keller. Diese Annahme wird von der Tatsache untermauert, da Deutsch-Schorr-
Waite einen Knoten im Verlauf des Markierens mindestens (n + 1) Mal besuchen
muf}, wenn n die Anzahl seiner Verweise ist. Der Keller- Algorithmus hingegen kommt
mit zwei Besuchen pro Knoten aus. Zuséitzliche Besuche erfordern zusétzliche Spei-
cherzugriffe. Die Wahrscheinlichkeit fiir einen daraus resultierenden “page fault”
liegt also bei Deutsch-Schorr-Waite ungemein héher als bei der Keller-Methode und
kann zu drastischen Verzogerungen fithren. Und selbst bei Verfiigbarkeit der Daten
im Speicher oder Cache ist das Besuchen eines Knotens teurer als beim Keller basier-
ten Markieren. Die Pointer Reversal Technik mufl ndmlich zusétzlich zum markieren
das Flag-Bit priifen, entsprechend setzen und vier Zeiger-Werte lesen und zuriick-
schreiben (CURRENT, PREVIOUS, NEXT und einer der Verweise im Knoten selbst),
wéihrend die Keller-Technik einfach einen Knoten vom Keller holt.

Trotz dieses schlechten Abschneidens in der Laufzeit Performance wird Pointer Re-
versal dennoch in einigen Systemen zur Markierung eingesetzt. Ein Beispiel dafiir
ist die funktionale Programmiersprache Miranda [Turner, 1985].

5 Markieren mit Bitmaps

Bisher bestand das Markieren von erreichbaren Knoten innerhalb eines Halde-Graphen
darin ein spezielles Bit in einem erreichbaren Objekt zu setzen. Fiir gew6hnlich sind
in den Objekten solche Bits nicht vorgesehen, so dafl man zu Tricks greifen mufl um
eine Markierungsméglichkeit zu haben. (Unter anderem greift man auf unbenutzte
Bits zuriick, die man in iiberdimensionierten Header-Feldern findet').

Eine Alternative dazu stellt die Benutzung einer Bitmap Tabelle dar. Die Eintrége ei-
ner solchen Tabelle sind einzelne Bits. Jede Adresse im Adress-Raum der Programm-
Halde, die als Start-Adresse eines Objektes dienen kann, ist mit einem solchen Bit
assoziiert. Ist ein Bit gesetzt, so ist das an der assoziierten Adresse beginnende Ob-
jekt markiert, andernfalls nicht. Die Grofle einer Bitmap Tabelle ist duflerst gering.
Implementiert als einfaches lineares Bit-Array verhélt sie sich umgekehrt proportio-
nal zur Grofle des kleinsten Objektes, das auf der Halde allokiert werden kann.

Mit mehreren Tabellen (z.B. fiir unterschiedlich grofie Objekte) lassen sich auf Grund
der Grofe der Objekte auch Bits einsparen.

Abschlielend kann gesagt werden, dafl Bitmaps zwei bedeutende Vorteile haben:
Zum einen fiithrt das Priifen und Schreiben der Mark-Bits nicht mehr zu Page Faults,
da wegen ihrer geringen Groéfle die Bitmap Tabelle komplett im Cache gehalten wer-
den kann. Zum anderen gibt es keine Schreibzugriffe auf Halde-Objekte (gesetzt
den Fall der Algorithmus kommt ohne zusitzliche Steuerbits aus) und Page Faults
konnen nur dann auftreten, wenn Verweise dereferenziert werden. Fiir die Aufrium-

'2.B. wird der Typ eines Objektes oftmals als Integer kodiert, von dem einige Bits entbshrlich
sind, da die Anzahl unterschiedlicher Typen eher gering ist



Phase bedeutet das sogar, daf auf “lebendige” Objekt niemals zugegriffen wird.
Diese signifikante Reduzierung von Speicherzugriffen wird jedoch teilweise von der
komplexen Zugriffsart auf die Eintrdge in der Bitmap Tabelle wieder aufgehoben.
Wenn dadurch jedoch Page Faults vermieden werden konnen, ist der daraus resul-
tierende Zeitgewinn weitaus gréfer als der Verlust der durch die Bitmap bedingten
Zugriffe.

6 Aufrdumen nach Bedarf

Wenn gegen Mark-Sweep argumentiert wird, so geschieht dies meist weniger auf
Grund der angesprochenen Probleme, die die Markierungs-Phase aufwirft. Einer
der Hauptnachteile ist vielmehr der lineare Scan der kompletten Programm-Halde
wéihrend der Aufrdum-Phase. Mit den heutigen Speicher-Architekturen allerdings ist
eine pauschale Analyse nicht mehr méglich. Ein linearer Scan des Speichers ist bei-
spielsweise vorhersagbar im Vergleich zu den zufilligen Zugriffen der Markierungs-
Phase oder der Kopier-Phase von copying garbage collection. Eine Speicher- Architektur,
die pre-fetching unterstiitzt, sorgt mit dem gleichzeitigen Laden von Nachbar-Seiten
der gewiinschten Seite fiir eine Reduzierung von Page Faults in der Aufrium-Phase
und wirkt sich damit positiv auf deren lineare Laufzeit aus.

Mit Bitmap Tabellen, wie sie im letzten Kapitel beschrieben wurden, wird nur noch
auf die Knoten zugegriffen, die freigegeben werden sollen, da sich die zu 16schenden
Mark-Bits in einer Bitmap befinden, die meist komplett im Cache gehalten werden
kann.

Solche speziellen Eigenheiten haben dazu gefiihrt, dafl die Laufzeit der Aufrium-
Phase nur schwer oder gar nicht zu bestimmen ist. Dennoch ist sie auch weiterhin
mitverantwortlich fiir ungewollt lange Unterbrechungen des Benutzer Prozesses. In
diesem Kapitel werden daher zwei Ansétze vorgestellt, die die Unterbrechung durch
die zweite Phase von Mark-Sweep verkiirzen soll. Beide fallen in die sogenannte
Kategorie des lazy sweepings.

6.1 Hughes’ Lazy Sweeping

Das Prinzip von Lazy Sweep ist recht einfach. Anstatt in der Aufrium- (Sweep-)
Phase sdmtlichen, nicht nutzbaren Speicher freizugeben, beschrinkt man sich auf
eine Grofle, die der Anforderung des Benutzer Prozesses entspricht. Konnte geniigend
Speicher zur Verfiigung gestellt werden, so wird Sweep abgebrochen und erst wieder
aufgenommen, wenn erneut eine Speicher-Anfrage gestellt wurde. Andernfalls mufl
Mark-Sweep von vorne (mit der Markierungs-Phase) beginnen.

Die Sweep-Phase wird also quasi-parallel zum laufenden Prozefl ausgefiithrt. Dies ist
moglich, da der collector nur Objekte freigeben kann, die vom Benutzer Prozef} nicht
benutzt werden kénnen und im Gegenzug die Mark-Bits der einzelnen Knoten nicht
von anderen Programmen manipuliert werden, da sie nur sichtbar fiir den collector
sind. Lazy Sweeping reduziert also die Unterbrechungen, indem es die Kosten der
Sweep-Phase auf die Speicher-Allokations-Phase transferriert.



next block header to be reclaim
size of objects in the block
object descriptor for marking
valid object map e
object kind (atomic, normal)
header flags

when last reclaimed

bitmap table

Abbildung 6: Block Header Struktur des Boehm-Demers-Weiser conservative garba-
ge collector, Version 4.2

Ein weiterer Vorteil der direkten Ubergabe von wiedergewonnenem Speicher an das
anfordernde Programm ist das Wegfallen der Verwaltung dieses Speichers. Zuvor
wurden recyclete Speicher-Zellen in einen speziell organisierten pool eingefiigt und
mufiten von dort wieder allokiert werden.

6.2 Der Boehm-Demers-Weiser Sweeper

Dem Prinzip des “Sweepen nach Bedarf” folgt auch der Boehm-Demers-Weiser gar-
bage collector. Auch hier wird die Sweep-Phase Stiick fiir Stiick innerhalb der Al-
lokation ausgefiihrt, allerdings ist die Organisation wesentlich subtiler. Der Sweeper
arbeitet auf zwei Allokations-Ebenen. Ein low-level Allokator allokiert Blocke fester,
aber konfigurierbarer Grée vom Betriebssystem (z.B. durch den Standard-Allokator
MALLOC). Diese Blocke werden dann durch einen high-level Allokator mit Objekten
gefiillt. Um Fragmentierung entgegen zu wirken, sind die Objekte innerhalb der
Blocke immer gleich grofl. Fiir jede Objekt-Grofle gibt es eine sogenannte free-list, in
der die verfiigbaren Speicherfragmente nach Blocken getrennt aufbewahrt werden.
Um die Elemente der Blocke besser verwalten zu koénnen, besitzt jeder Block einen
separaten Block Header, wie er in Abbildung 6 schematisch dargestellt ist. Diese
Header werden, nach Block Adressen geordnet, in einer verketteten Liste gehalten?.
Ihre Informationen beinhalten unter anderem die Grofie und Art (atomar oder nor-
mal) der enthaltenen Objekte und eine Bitmap Tabelle, die zur Markierung und
damit zur Unterscheidung zwischen verfiigbaren und nicht verfiigbaren Speicher-
platzen im Block dient.

2Es hat sich herausgestellt, daB diese Art von Organisation ein wesentlich besseres Cache-
Verhalten aufweifit

10



Wenn nun ein Benutzer Prozefl Speicher fiir ein Objekt einer gewissen Gréfle anfor-
dert, so schaut der high-level Allokator in der entsprechenden free-list nach. Findet
er einen Speicherplatz, so wird dieser zugewiesen und aus der Liste entfernt. War die
Liste leer, dann wird, sofern zuvor bereits begonnen, die Sweep-Phase wieder auf-
genommen. Der néchste, von der Markierungs-Phase behandelte, aber noch nicht
aufgerdumte Block wird von einer speziellen Queue (reclaimable block queue) ge-
holt, die unmarkierten Elemente in die entsprechende free-list eingeordnet und die
Bitmap Tabelle im Header zuriickgesetzt. Dies wird so lange wiederholt, bis die
entsprechende Liste nicht mehr leer ist. Darauthin wird Sweep unterbrochen, der
anfordernde Prozefl bedient und reaktiviert.

Mittels der Bitmap Tabelle in jedem Block Header kann Boehm-Demers-Weiser auch
erkennen, ob ein Block vollstindig geleert wurde. In diesem Fall wird der Block an
den low-level Allokator zuriickgegeben. Wenn die Sweep-Phase terminiert, aber nicht
geniigend Speicher zur Verfiigung stellen konnte wird entweder, falls dies nicht schon
zuvor geschen ist, ein neuer garbage collection Prozefl begonnen, andernfalls wird
die Halde vom low-level Allokator durch einen neuen Block erweitert.

7 Vorteile und Nachteile

Der Mark-Sweep garbage collector offeriert ein paar bemerkenswerte Vorteile. Seine
Fahigkeiten, zyklische Datenstrukturen ohne zusétzlichen Aufwand zu behandeln,
den verfiigbaren Speicher nahezu vollstéindig den Benutzer Prozessen zur Verfiigung
zu stellen® und das simple Interface zwischen Benutzer Programm und collector
(keine Verwaltung von Verweisen), verschafft ihm einige Attraktivitit gegeniiber an-
deren Kollektoren. Wenn Bitmap Tabellen benutzt werden, kann auch eine Menge
Platz gespart werden, der zuvor architekturbedingt bis zu einer Gréflenordnung von
Bytes pro Knoten zur Markierung bendtigt worden ist. Die Lokalitit der Mark-Bits
in einer Tabelle sorgt auflerdem fiir ein besseres Cache Verhalten, da sie vollstindig
im Cache gehalten werden kann und Zugriff auf mehrere Mark-Bits mit einer ein-
zelnen Instruktion mdéglich sind.

Dennoch besitzt Mark-Sweep auch Nachteile: Ohne zusétzliche Erweiterungen des
Algorithmus’ mufl mit zunehmender Fragmentierung des Speichers gerechnet wer-
den, da unerreichbare Speicherzellen nur freigegeben, nicht aber, wie bei Copying
Collection, neu strukturiert werden. In real memory Systemen kann dies zu Perfor-
mance Einbuflen fithren, in virtual memory Systemen gar zu exzessivem “thrashing”
und damit zum beinahen oder volligen Stillstand. Abgesehen davon héngen die gar-
bage collection Intervalle von der Griéfle des wiedergewonnenen Speichers ab. Bei
starker Fragmentierung kann jedoch der davon brauchbare Teil gleich Null sein.
Daraus resultiert, dal die Frequenz der collections mit der Verweildauer des Benut-
zer Programms im Speicher zunimmt.

Ein weiterer Punkt ist die Unterbrechung des Benutzer Prozesses fiir die Dauer einer
kompletten garbage collection. Zwar kann die Zeitspanne der Unterbrechung durch

3Im Gegensatz zu Copying Collection
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lazy sweeping (s. Kapitel 5) verkiirzt werden, dies dndert allerdings nichts an der
Tatsache, dal Mark-Sweep in den meisten Féllen nicht praktikabel fiir “real-time”,
stark interaktive oder verteilte Systeme ist. Wenn es darauf jedoch nicht ankommt,
ist seine Performance weitaus besser als die eines inkrementellen garbage collectors.
Ein Vergleich mit einem copying collector ist da schon schwieriger. Da die Sweep-
Phase auf die Allokation aufgeteilt werden kann, stellt sich im wesentlichen die Frage,
was ist teurer, markieren (Mark-Sweep) oder kopieren (Copying)? Wenn man einmal
von kleinen Objekten absieht, ist es einfacher Objekte zu markieren als sie zu kopie-
ren. Auf der anderen Seite ist die Allokation von Speicher mit Mark-Sweep teurer
als mit Copying Collection.

Abschlielend kann nur gesagt werden, dafl es bei den vielen Varianten der einzel-
nen garbage collection Techniken nicht mehr moglich ist ein pauschales Urteil iiber
ihre Eignung abzugeben. Am Ende hingt die Wahl fiir den “besten” Algorithmus
stark davon ab, wie sich ein Benutzer Programm auf der Halde verhilt und ob die
collection time die allocation time dominiert. Es hat sich dabei herausgestellt, daf§
Mark-Sweep des 6fteren sehr gute Ergebnisse erziehlt.
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