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Zusammenfassung. In der vorliegenden Arbeit beschreiben wir ein
neues Konzept, das im Hinblick auf Echtzeitsysteme sowohl virtuelle
Speicherverwaltung als auch dynamische Belegungen bzw. Freigaben von
Speicher erlaubt. Das Verfahren zielt auf ein effizientes, von Anwendungs-
daten unabhingiges Laufzeitverhalten ab und weist bei einer virtuellen
Adressraumgrdofe n fiir die Operationen Allokation, Freigabe und Zugriff
eine Laufzeitkomplexitit von O(loglogn) auf (die Laufzeit ist insbeson-
dere unabhingig von der Anzahl der virtuellen Seiten m der allokierten
Region). Da die Grofe des virtuellen Adressraums bei einer Architektur
fest vorgeben ist, kann die Laufzeit somit als (quasi) konstant betrachtet
werden.

1 Einleitung

Virtueller Speicher wird in modernen Betriebssystemen dazu benutzt, indivi-
duelle Adressrdume fiir verschiedene Tasks bereitzustellen, Speicherschutzme-
chanismen zu realisieren und einer Fragmentierung des physikalischen Speichers
bei dynamischen Speicherbelegungen und -freigaben entgegenzuwirken. Sowohl
der virtuelle Adressraum als auch der physikalische Adressraum wird hierfiir in
einzelne Seiten vorgegebener Grofe eingeteilt. Die Adressen werden jeweils auf-
geteilt in eine Seitennummer und einen Offset innerhalb der zugehorigen Seite.
Jede der virtuellen Seiten kann auf einen physikalischen Speicherbereich ab-
gebildet werden, indem die jeweilige Zuordnung der virtuellen Seitennummer
zur physikalischen Seitennummer in einer Seitentabelle eingetragen wird. Die
Ubersetzung virtueller Adressen in physikalische Adressen zur Laufzeit, also das
Nachschlagen eines Eintrags in der Seitentabelle, wird meist mit hardwareseitiger
Unterstiitzung durch eine Memory Management Unit (MMU) realisiert. Gangi-
ge Strukturen zur Organisation einer Seitentabelle sind beispielsweise direkte,
hierarchische oder invertierte Tabellen [1].

Wahrend sich die Seitentabelle nur um die Abbildung des virtuellen Speichers
kiimmert, sind fiir Verwaltung dynamischer Belegungen und Freigaben von Spei-
cherseiten weitere Datenstrukturen und Algorithmen notwendig. Das Betriebs-
system muss den Speicher so organisieren, dass freie Seiten bei Bedarf gefunden,
sowie freigegebene Seiten wieder benutzt werden konnen. Gut vorhersagbare und
schnelle Laufzeiten fiir beliebige Speicherbelegungen und -freigaben zu erzielen,
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die nicht von den aktuellen Eingaben abhingen, stellt jedoch fiir die bekann-
ten Implementierungen von General-Purpose-Systemen eine grofte Schwierigkeit
dar. So wiirde eine explizite Freigabe einer Speicherregion iiber m virtuelle Sei-
ten auch eine Freigabe der zugehorigen physikalischen Seiten notwendig machen.
Dies wiirde ein Durchlaufen der Seitentabelle in O(m) mit jeweiliger Freigabe
der entsprechenden physikalischen Seiten bedeuten. Auch wenn auf eine explizite
Freigabe verzichtet wird, um bei Neubelegungen von Speicher durch den aktu-
ellen Prozess diesen Speicher einfach wiederverwenden zu koénnen, miissen die
entsprechenden Speicherseiten zumindest in O(m) markiert werden.! Ahnliche
Uberlegungen gelten auch fiir Belegung eine Region von m Speicherseiten.

Im Allgemeinen lisst sich feststellen, dass die impliziten Mechanismen mo-
derner General-Purpose-Betriebssysteme, wie z.B. bei Linux, auf eine niedrige
durchschnittliche Laufzeit optimiert sind. Wiedergewinnung von freier Speicher-
seiten erfolgt meist erst, wenn der Speicher knapp wird. Obwohl mit dieser Vor-
gehensweise in der Regel eine hohe mittlere Effizienz erreicht wird, so ist ein
wesentlicher Nachteil, dass sich die Laufzeiten bei hoher Speicherauslastung er-
hohen. In sicherheits- und zeitkritischen Systemen wird deshalb iiblicherweise
auf die dynamische Verwaltung von virtuellem Speicher génzlich verzichtet, da
sowohl bei expliziten als auch impliziten Mechanismen das Worst-Case-Verhalten
schwer abschitzbar ist.

Fiir Echtzeitsysteme wurde in [2,3] ein Allokator (TLSF) vorgestellt, der
Speicherbelegungen und -freigaben unabhingig von den Anwendungsdaten in
konstanter Zeit durchfiihrt (bei fester virtueller Adressraumgrofe). Dieser arbei-
tet jedoch nur direkt auf der Ebene des physikalischen Speichers, eine Losung in
Kombination mit virtueller Speicherverwaltung wurde nicht vorgestellt. Eben-
falls in Hinblick auf Echtzeitsysteme wurde in [4] ein Ansatz vorgestellt, der
virtuelle Speicherregionen in Intervallen organisiert, die linear auf einen physi-
kalischen Bereich abgebildet werden. Die hinzugefiigten Eintrige werden nach
virtuellen Basisadressen sortiert abgelegt und es wird zur Laufzeit mit binirer
Suche wieder darauf zugegriffen. Durch die lineare Abbildung virtueller Speicher-
regionen auf physikalische Speicherseiten ergibt sich hierbei aber das Problem
einer mit der Laufzeit zunehmenden Fragmentierung des physikalischen Spei-
chers trotz virtueller Speicherverwaltung. Weiterhin ist die Laufzeitkomplexitit
fiir Manipulationen nicht unabhingig von der Anzahl der Eintrége in der Sei-
tentabelle.

Mit unserer Arbeit wollen wir ein neuartiges Konzept zur dynamischen Ver-
waltung virtuellen Speichers vorstellen, welches bei einer virtuellen Adressraum-
grofe n filir die Operationen Allokation, Freigabe und Zugriff eine Laufzeitkom-
plexitét von O(loglogn) aufweist. Die Besonderheit des Verfahrens ist, dass die
Laufzeit unabhéngig ist von der Anzahl der virtuellen Seiten m der allokier-
ten Region. Da die Grofe des virtuellen Adressraums bei einer Architektur fest

! Ansonsten lisst sich der entsprechende physikalische Speicher entweder nicht wie-
dergewinnen oder man lauft bei Systemen mit Hintergrundspeicher und Seitenver-
dréngungsstrategien Gefahr, dass bei Speicherknappheit Speicherregionen auf die
Festplatte geschrieben werden, die eigentlich schon freigegeben sind.



vorgeben ist, kann die Laufzeit somit als konstant betrachtet werden. Die Lauf-
zeitkomplexitdt wird mit der Organisation der Seitentabelle auf Basis geschich-
teter Biume [5,6] erreicht. Weiterhin ist garantiert, dass der explizit freigegebene
Speicher direkt wieder im System zur Verfiigung steht.

Mit der virtuellen Speicherverwaltung allein lassen sich nur Allokierungen
durchfiithren, deren Bereich sich iiber ein Vielfaches der Seitengrofse ersteckt.
Sie bildet damit die untere Schicht der Speicherverwaltung. Um auch fiir Echt-
zeitsysteme Belegungen beliebiger Gréfse zu ermdoglichen, wird in dieser Arbeit
gezeigt, wie der TLSF-Allokator so angepasst werden kann, dass er auf unserer
virtuellen Speicherverwaltung aufbaut und gleichzeitig die Laufzeitkomplexitit
von O(loglogn) aufrechterhalten wird. Dieser Allokator hat nur die Sicht auf
den virtuellen Adressraum und bildet die obere Ebene der Speicherverwaltung.

In unserem Ansatz verzichten wir bewusst auf eine Speicherhierarchie mit
Hintergrundspeicher, da durch Verdringung von physikalischen Speicherseiten
auf Festplatte in Echtzeitanwendungen schwer abschitzbare Verzdgerungen ent-
stehen wiirden. Stattdessen gehen wir davon aus, dass im System geniigend
Hauptspeicher zur Verfiigung gestellt wird, um Obergrenzen hinsichtlich des
Speicherverbrauchs einzuhalten. Obergrenzen fiir den Speicherbedarf lassen sich
dhnlich wie bei der Laufzeitanalyse statisch ermitteln. Die Analysen werden auf-
grund unserer expliziten Speicherfreigabemechanismen wesentlich vereinfacht.

Die Arbeit ist wie folgt gegliedert: In Kapitel 2 wird unsere Verwaltung vir-
tuellen Speichers im Zusammenspiel mit dynamischen Speicherbelegungen und
-freigaben detailliert beschrieben. Hier machen wir zunfichst die Annahme, dass
die allokierten Speicherbereiche ganzzahlige Vielfache von Seitengrofen sind. In
Kapitel 3 werden dann die Erweiterungen fiir Speicherbereiche beliebiger Grofse
beschrieben. Erste experimentelle Ergebnisse, die die Echtzeitfahigkeit des An-
satzes untermauern, sind in Kapitel 4 zu finden. Kapitel 5 schlieft die Arbeit
mit einer Zusammenfassung und einem Ausblick auf kiinftige Arbeiten ab.

2 Dynamische Verwaltung virtuellen Speichers

Die beteiligten Komponenten bei der virtuellen Speicherverwaltung sind in der
Regel die Seitentabelle und das Betriebssystem. Fiir die unterschiedliche Pro-
gramme auf dem System mit jeweils individuellen Adressriumen A; der Groke n
erfolgt die Vergabe des virtuellen Speichers in der Regel vollig transparent. Soll
beispielsweise ein neues Programm gestartet werden, so stellt das Betriebssystem
einen neuen virtuellen Adressraum bereit, kopiert das Programm an eine defi-
nierte Stelle und startet es dort. Benotigt das Programm zur Laufzeit weiteren
Speicher, so bildet das Betriebssystem zusétzliche virtuelle Seiten auf physikali-
sche Adressen ab.

Im Folgenden gehen wir ebenfalls davon aus, dass das Betriebssystem intern
Operationen zur Allokierung und Freigabe von virtuellem Speicher bereitstellt.
Der Aufruf vmalloc (A;, a, ) reserviert hierbei eine beliebige Anzahl x aufeinan-
derfolgender, virtueller Seiten ab der Seitennummer a innerhalb des Adressrau-
mes A;. Die Operation vfree (A4;, a) gibt diesen Speicherbereich komplett wieder



frei. Des Weiteren gibt es eine Routine vmap (A;, b), welche bei einem Seitenfeh-
ler aufgerufen wird und die Seite b innerhalb eines virtuellen Speicherbereichs
einer physikalischen Seite zuordnet. Bevor wir auf die Arbeitsweise dieser Ope-
rationen in Abschnitt 2.2 genauer eingehen, wollen wir zuniichst einen Uberblick
iiber wichtige Komponenten und die verwendeten Datenstrukturen geben, die
eine Laufzeitkomplexitit von O(loglogn) ermdglichen.

2.1 Verwendete Datenstrukturen

Die Aufgabe einer herkémmlichen Seitentabelle ist es, die Zuordnung virtueller
Seiten zu physikalischen Seiten bereitzustellen. Neben der Abbildung selbst ent-
hélt ein Eintrag meist noch Zugriffs- und Giiltigkeitsbits. Unsere virtuelle Spei-
cherverwaltung basiert auf einer einstufigen Tabelle mit direkter Abbildung. Um
in konstanter Zeit sdmtliche physikalische Seiten freigeben zu konnen, die fiir ei-
ne virtuelle, mittels vmalloc allokierte Speicherregion vergeben wurden, miissen
diese an einer fiir die Region zentralen Stelle, dem Virtual Region Header (VRH),
gesammelt werden. Um weiterhin sdmtliche Zuordnungen von physikalischen Sei-
ten zu virtuellen Seiten auf einen Schlag ungiiltig machen zu kénnen (und um
bei Allokation auch nicht in Linearzeit initialisieren zu miissen), arbeiten wir mit
einem auf initialisierungsfreien Arrays [6, S. 289-290] basierenden Pages Validity
Array (PVA), das iiber den Virtual Region Header (VRH) zugreifbar ist. Um
bei Zugriff auf eine virtuelle Adresse die Gultigkeit des Seitentabelleneintrags
iiberpriifen zu kénnen und um bei Seitenfehlern neu belegte physikalische Sei-
ten sammeln zu kénnen, muss somit der VRH der zugehdrigen Speicherregion
bestimmt werden. Dies wird durch den Virtual Regions Tree (VRT) ermoglicht,
der es erlaubt, beim Zugriff auf eine beliebige virtuelle Adresse den zugehdrigen
VRH in O(loglogn) zu finden. Freie oder einem VRH zugehorige, physikalische
Seiten werden jeweils durch verkettete Listen zusammengefasst. Im Folgenden
werden wir diese Datenstrukturen (Abbildung 1) genauer erlautern:

— Seitentabelle (ST): Die Seitentabelle wird genutzt, um virtuelle Adressen in
physikalische zu {ibersetzen. Dies geschieht immer fiir Speicherseiten fester
GroRe.

— Pages Validity Array (PVA): Das Pages Validity Array ist eine Datenstruk-
tur, die auf einem initialisierungsfreien Array beruht. Ein initialisierungsfrei-
es Array der Grofle k lisst sich realisieren, indem man zusétzlich zu einem
Feld der Grofe k einen Stapel mit Maximalgrofe k und ein Hilfsfeld der Gro-
e k in geeigneter Weise verwendet [6, S. 289-290]. Mit dem PVA lésst sich
dann (ohne vorherige Initialisierung) in konstanter Zeit iiberpriifen, ob Ein-
trage in der Seitentabelle giiltig sind oder nicht. Ein wesentlicher Vorteil des
PVA in Bezug auf Echtzeiteigenschaften ist die Moglichkeit, eine komplette
Speicherregion (mit einer beliebigen Anzahl von Eintrigen in der Seitenta-
belle) in konstanter Zeit als ungiiltig zu erkliren, indem nur der Stapelzeiger
neu gesetzt wird. Die entsprechenden Datenstrukturen kénnen kompakt ab-
gespeichert werden, indem der Zeiger auf den Stapel im VRH abgelegt wird
und die Elemente des Hilfsfeldes in die Représentation der physikalischen
Speicherseiten verlagert werden.
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Abb. 1. Verwendete Datenstrukturen der virtuellen Speicherverwaltung

— Virtual Region Header (VRH): Jeder Virtual Region Header reprisentiert
eine allokierte Speicherregion und zeigt auf den Kopf der Liste aller physi-
kalischen Seiten, die mittels der vmap ()-Routine dieser Region zugeordnet
wurden. Bei der Freigabe einer virtuellen Speicherregion kdnnen diese phy-
sikalischen Seiten in konstanter Zeit dem Pool freier Seiten wieder zugefiihrt
werden. Der VRH ist immer der ersten Seite einer virtuellen Speicherregion
zugeordnet. Da der VRH immer eine Speicherregion reprisentiert, kann er
benutzt werden, um Zugriffsrechte anzuzeigen.

— Virtual Regions Tree (VRT): Der Virtual Region Tree dient dem Zweck,
bei einem Zugriff auf eine beliebige virtuelle Speicherseite den Anfang der
jeweiligen Region und damit auch den zugehorigen VRH zu ermitteln. Die
Organisation der Regionen und die notigen Funktionen, um die Anfinge
der Regionen zu markieren, zu finden und wieder zu 16schen, sind iiber die
union()-, split()- und find ()-Operationen eines geschichteten Baumes
implementiert. Die Funktionen haben eine Komplexitit von O(loglog n) {iber
die Anzahl n der Seiten des virtuellen Adressraumes, wie in [5] und [6] zu
sehen ist.

— Physikalische Seiten: Die Seiten des physikalischen Adressraumes werden
durch ein lineares Feld représentiert, wobei jedes Feldelement einen Zeiger
besitzt, um physikalische Seiten in einer einfachen Liste zu verketten. Zu-
sitzlich enthélt jedes Element einen Zeiger auf das letzte Element der Liste.
Bei der Systeminitialisierung werden alle physikalischen Seiten zu einer Lis-
te freier Seiten verkettet. Falls zur Laufzeit eine freie physikalische Seite bei
vmap () bendtigt wird, wird diese aus der Liste der freien Seiten entfernt
und an die benutzten Seiten einer Speicherregion, welche iiber den VRH er-
mittelt wird, angefiigt. Bei Freigabe einer Speicherregion mittels vfree ()
werden die gesammelten physikalischen Seiten wieder mit der Liste freier
Seiten verkniipft.



2.2 Virtuelle Speicherverwaltung

Der Schwerpunkt unserer Arbeit liegt auf einem Konzept der virtuellen Speicher-
verwaltung, das es erlaubt, die Operationen vmalloc(), vmap() und vfree()
unabhéngig von der Grofe des angeforderten bzw. freigegebenen Speichers in
der Zeit O(loglogn) iiber die virtuelle Adressraumgréfe n durchzufithren. Die
verwendeten Datenstrukturen wurden in Abschnitt 2.1 erlutert. Im Folgenden
werden wir auf die Arbeitsweise der drei Operationen néher eingehen.

Allokation von Seiten: Fine virtuelle Speicherregion mit der Basisadresse a und
der Groke bzw. Anzahl der Seiten x wird innerhalb eines Adressraumes A; mit-
tels vmalloc (A;, a, x) allokiert. Die Allokation besteht aus drei Schritten. Zuerst
wird eine einzelne physikalische aus der Liste der verfiigbaren freien Seiten ge-
nommen, welche den VRH fiir die Speicherregion représentieren soll. Die erste
virtuelle Seite a wird durch einen Eintrag in der Seitentabelle auf diese physi-
kalischen Seite abgebildet. Als nichstes wird dieser Seiteneintrag im PVA als
giiltig markiert. Als letzte Operation muss noch der Anfang der Speicherregion
im VRT markiert werden. Der letzte Schritt sorgt dafiir, dass Zugriffe auf andere
virtuelle Seiten innerhalb des gleichen Bereichs dem zugehorigen Virtual Region
Header zugeordnet werden konnen. Weitere Speicherseiten innerhalb des virtu-
ellen Bereichs werden erst dann auf eine physikalische Seite abgebildet, wenn der
erste Zugriff darauf stattfindet. In diesem Fall zeigt das PVA an, dass der Sei-
teneintrag ungiiltig ist und es wird ein Seitenfehler ausgelst. Dieser veranlasst
die Zuordnung einer weiteren Speicherseite fiir die virtuelle Speicherregion.

Speicherzugriffe und Seitenfehlerbehandlung: Wir gehen davon aus, dass die
Ubersetzung von virtuellen in physikalische Adressen transparent mit Hilfe ei-
ner Extended Memory Management Unit (ExtMMU) in Hardware durchgefiihrt
wird. Die ExtMMU priift beim Zugriff auf eine Seite zuerst die Giiltigkeit des
Seitentabelleneintrags mit dem Pages Validity Array, auf welches iiber den VRH
zugegriffen wird. Falls eine virtuelle Speicherseite ungiiltig ist, wird ein Seiten-
fehler ausgeltst. In allen anderen Fillen wird die virtuelle Adresse direkt in die
zugehorige physikalische Speicheradresse iibersetzt.

In Falle eines Seitenfehlers muss nun die ungiiltige Seite b mittels vmap (A;, b)
auf eine physikalische Seite abgebildet werden. Dafiir wird wieder eine physikali-
sche Seite aus der Liste freier Seiten entnommen und mit den bereits benutzten
im VRH verkettet. Am Schluss wird ein entsprechender Eintrag in die Seitenta-
belle geschrieben und die entsprechende Seite im PVA als giiltig markiert.

Freigabe von virtuellen Seiten: Die Freigabe einer virtuellen Speicherregion mit
Basisadresse a erfolgt mit der Operation viree(A;, a). Diese gibt den zur Lauf-
zeit allokierten Speicher einer Region wieder in drei Schritten frei: Als erstes wird
der Bereich im PVA in konstanter Zeit als ungiiltig markiert. Danach werden die
benutzten und im Virtual Region Header verketteten physikalischen Speichersei-
ten wieder an die Liste der freien Seiten angehéngt. Im letzten Schritt wird die
Anfangsmarkierung der Speicherregion aus dem Virtual Regions Tree gelscht.



Durch das explizite Allokations- und Freigabeschema wird somit kein Spei-
cherplatz verschwendet, da nur tatséchlich benétige Seiten auf physikalische Sei-
ten abgebildet werden und die Seiten nach einer Deallokation sofort von anderen
Programmen wieder verwendet werden kénnen.

2.3 Kompakte Reprisentation der Datenstrukturen

In diesem Abschnitt wollen wir zeigen, dass — obwohl unsere Seitenverwaltung
auf zusétzlichen Datenstrukturen basiert — die Daten von VRT und PVA auf
eine kompakte Art und Weise gespeichert werden kénnen. Die dem Virtual Re-
gions Tree zu Grunde liegende Datenstruktur ist ein geschichteter Baum. Die
gegebene Implementierung nach [6] geht von einer Liste mit dynamischer Grofie
aus, die mit union()-, split()- und find()-Operationen in Intervalle unter-
teilt werden kann. Die einzelnen Komponenten der Liste und des geschichteten
Baumes werden hier {iber mehrere explizite Zeiger (z.B. Vorgéinger- und Nachfol-
gerbeziehungen, Verweise auf iibergeordnete Baumstrukturen, usw.) miteinan-
der verkniipft. Da bei unserer Speicherverwaltung die virtuelle Adressraumgrofie
fest vorgegeben ist, sind die Beziehungen zwischen den einzelnen Komponenten
implizit gegeben und es sind weitreichende Optimierungen des Speicherbedarfs
moglich. So miissen beispielsweise die einzelnen Zeiger nicht mehr abgespeichert
werden und einzelne virtuelle Seiten werden nicht mehr durch Listenelemente
sondern kompakt durch Bitfelder reprasentiert.

3 Speicherverwaltung fiir beliebige Speichergrfien

Die virtuelle Speicherverwaltung bildet die untere Schicht der Speicherverwal-
tungshierarchie innerhalb eines Betriebssystems und erlaubt es, Speicherbereiche
mit Grofen vom ganzzahligen Vielfachen einer virtuellen Speicherseite zu allo-
kieren. Auf hoherer Ebene bzw. innerhalb der virtuellen Adressrdume stellen
Betriebssysteme meist noch weitere Allokatoren bereit, um auch die Belegung
und Freigabe beliebiger Speichergrofen (z.B. wenige Bytes) mittels der Opera-
tionen malloc() und free() zu ermoglichen. Die virtuelle Speicherverwaltung
erfolgt aus Sicht der Anwendung transparent — bendtigte virtuelle Seiten werden
vom Betriebssystem mittels vmalloc() allokiert und umgekehrt mit vfree()
wieder freigegeben. Im Folgenden wollen wir zeigen, wie wir den TLSF-Allokator
[2,3] angepasst haben, so dass die Gesamtkomplexitit von O(loglogn) erhalten
bleibt.

TLSF selbst besitzt eine Laufzeitkomplexitat von O(1), um Speicherblocke
zu allokieren und freizugeben, erwartet aber einen existierenden und kontinu-
ierlichen Adressbereich, um seine Bounding Tags zu speichern, mittels derer
die einzelnen Speicherstiicke verwaltet werden. Auf Grund dieser Eigenschaf-
ten eignet sich TLSF in der urspriinglichen Form fiir den direkten Einsatz auf
physikalischem Speicher bei gleichzeitigem Verzicht auf individuelle, virtuelle
Adressraume fiir die Programme. Prinzipiell kann TLSF auch auf virtuellem



Speicher arbeiten, doch dann muss dafiir gesorgt werden, dass vor der Lauf-
zeit geniigend virtueller Speicher auf physikalische Seiten abgebildet wurde, was
gegebenenfalls zu einer Verschwendung fithrt. Unser Ziel war es deshalb TLSF
soweit anzupassen, dass virtuelle Seiten nur bei Bedarf auf physikalische Seiten
abgebildet werden. Dies betrifft jene Seiten, die fiir allokierte Bereiche und fiir
die Bounding Tags tatsichlich bendtigt werden.

Die Frage, ob virtuelle Seiten auf physikalische Seiten abgebildet werden miis-
sen, stellt sich immer, wenn Bounding Tags durch die TLSF-Funktionen split ()
und merge() erstellt oder geloscht werden. Hier kann aufgrund der virtuellen
Adresse und der Léinge eines Speicherbereichs, sowie seiner direkten Umgebung
(also virtuell vorangehende und nachfolgende Speicherbereiche) entschieden wer-
den, ob an der neuen Startposition bereits eine Speicherseite zugeordnet ist oder
eine neue Zuordnung erstellt werden muss. Umgekehrt ist es auf gleichem Wege
moglich, herauszufinden, ob eine bestehende Zuordnung geldscht werden kann.
Das explizite Freigabeschema garantiert weiterhin, dass nicht mehr belegte Spei-
cherseiten sofort an das System wieder zuriickgegeben werden.

4 Experimente

Zur Evaluierung unseres Ansatzes wurde eine Bibliothek in C implementiert,
welche die virtuelle Speicherverwaltung simuliert und darauf aufbauend die Ope-
rationen des angepassten TLSF-Allokators nach aufien zur Verfiigung stellt. Ein
Beschreibung der Simulationsumgebung erfolgt in Abschnitt 4.1. Erste Ergeb-
nisse, die das Laufzeitverhalten unseres Verfahrens zeigen, werden in Abschnitt
4.2 vorgestellt.

4.1 Simulationsumgebung

Die untere Schicht der Simulationsumgebung implementiert die virtuelle Spei-
cherverwaltung. Da bisher noch keine reale Hardware implementiert wurde, wel-
che die gewiinschte Funktionsweise der Ext MMU besitzt, haben wir hierfiir das
Nachschlagen der Eintrége in der Seitentabelle und deren Giiltigkeitspriifung
iiber den Virtual Region Tree und dem Pages Validity Array in Software si-
muliert. Der notwendige Speicher zur Reprasentation des physikalischen Adress-
raums wird vom Hostsystem bereitgestellt. Die darauf aufbauende, obere Schicht
bildet der von uns angepasste TLSF-Allokator mit den Operationen malloc ()
und free().

Zur exakten Messung des Zeitverhaltens haben wir zu dem Werkzeug call-
grind [7] (Teil der valgrind-Suite [8]) gegriffen. Das Tool misst hierbei die An-
zahl der Instruktionen, die jeweils fiir die Operationen malloc() und free()
und damit auch fiir vmalloc() und vfree() notwendig sind. Ein vergleichba-
rer Zeitaufwand wiirde auch bei einer Integration unseres Verfahrens in einem
Betriebssystem (mit Hardwareunterstiitzung durch die ExtMMU) anfallen.
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Abb. 2. Die Abbildungen zeigen die Kosten fiir Aufrufe von malloc() (links) und
free() (rechts). Insgesamt wurden 1000 verschachtelte Allokationen und Freigaben
mit Speicherblockgréfen zwischen 16 Bytes und 512 kBytes simuliert.

4.2 Ergebnisse

Die ersten Experimente fiir diese Arbeit wurden mit 1000 verschachtelten Allo-
kationen und Freigaben von Speicherstiicken zwischen 16 Bytes und 512 kBytes
durchgefiihrt. In beiden Diagrammen der Abbildung 2 stellt die z-Achse jeweils
die gegebene Blockgrofe dar, wihrend die y-Achse den dazugehorigen Zeitauf-
wand in Anzahl der Instruktionen widerspiegelt. Die Ergebnisse bestitigen un-
sere Aussage, dass der Zeitaufwand sowohl der Aufrufe von malloc() (linkes
Diagramm) als auch der Aufrufe von free() (rechtes Diagramm) unabhingig
von der Grofse der gewdhlten Speicherstiicke ist.

Das linke Diagramm fiir malloc() zeigt eine obere Grenze der Laufzeitkosten
iiber den gesamten Bereich der Allokationsgrofen auf. Fiir Allokationen mit
einer Speichergrofe unterhalb der Seitengrofe muss nicht immer eine zusétzliche
physikalische Seite einer virtuellen Speicherseite zugeordnet werden. Dies ist in
den Messungen mit geringeren Laufzeitkosten zu sehen. Im rechten Diagramm
fiir free() erkennt man ebenfalls die Unabhéngigkeit des Zeitaufwandes von
der allokierten Blockgrofie. Da die Freigabe durch ihren expliziten Mechanismus
komplexer ist, bildet sich ein Band mit gestreuten Werten heraus. Aber auch
hier sind die Laufzeitkosten durch eine obere und untere Schranke eindeutig
begrenzt.

Aufgrund des frithen Stadiums der Bibliothek und der Messungen lassen sich
zu diesem Zeitpunkt nur qualitative Aussagen iiber unser Verfahren treffen. Um
quantitative Aussagen treffen zu konnen, wire eine reale Umgebung mit ihren
architekturspezifischen Anpassungen und Optimierungen nétig.

5 Fazit und weiterfithrende Arbeiten

In unserer Arbeit haben wir ein neuartiges Konzept aufgezeigt, um virtuellen
Arbeitsspeicher dynamisch zu verwalten. Unser Verfahren erreicht eine Lauf-
zeitkomplexitit von O(loglogn) fiir Allokationen, Zugriffe und Deallokationen



iiber einen virtuellen Adressraum mit n Seiten. Weiterhin haben wir gezeigt,
wie der TLSF-Allokator erweitert wurde, um Speicherstiicke beliebiger Grofe zu
verwalten, ohne die asymptotische Komplexitit der Operationen zu verindern.

Da der Zeitaufwand unabhingig von der Grofe des allokierten Speichers ist
und die Grofe des virtuellen Adressraums bei einer spezifischen Architektur
fest vorliegt, ldsst sich der Zeitaufwand in der Anwendung fiir alle Operationen
der Speicherverwaltung als konstant abschétzen. Durch die Verwendung eines
expliziten Freigabemechanismus wird kein Speicherplatz verschwendet, schlecht
vorhersagbarer zeitlicher Overhead durch implizite Freigabemechanismen wur-
de vermieden. Somit wurde fiir Echtzeitsysteme ein grofier Schritt in Richtung
besserer Vorhersagbarkeit der Laufzeit und der maximalen Speicherauslastung
erzielt.

In einem néchsten Schritt planen wir, das Konzept anhand einer (prototypi-
schen) Hardwarerealisierung der ExtMMU und einer Integration in ein Echtzeit-
betriebssystem zu evaluieren. Hierbei ist eine Aufteilung der Tasks vorgesehen
einerseits in harte Echtzeittasks mit Speicherverwaltung nach den hier vorge-
stellten Prinzipien und andererseits in Tasks ohne harte Echtzeitbedingungen,
die mit klassischen Speicherverwaltungsverfahren behandelt werden sollen.
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