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Abstract: Korrektheit von Compilern ist notwendige Voraussetzuingdie Korrekt-

heit der damitiibersetzten Software. Insbesondere optimierende Compiler sind oft
fehlerhaft. In diesem Papier stellen wir nach eineimerblick Uber den Stand der
Forschung unsere neuen Arbeiten zur Verifikation optimierender Compiler vor. Dabei
diskutieren wir zum einen, welche logischen Probleme sich bei der formalen Verifika-
tion von Ubersetzungsalgorithmen in Compilern mittels Theorembeweisern ergeben
und welche Bsungen wir dafr entwickelt haben. Zum anderen zeigen wir, wie man
die Korrektheit auch realer optimierender Compiler mit &elttlichem Implementie-
rungsumfang sicherstellen kann. Damit tragen unsere Ergebnisse zur Korrektheit von
Compilern, einem wichtigen Werkzeug in der Softwaretechnik, bei. Auf3erdem ent-
wickeln wir auf diese Weise Methoden, die auch in anderen Anwendungsbereichen
zur Verifikation von Software eingesetzt werdeimken.

1 Einleitung

Korrektheit von Compilern ist notwendig, um die Korrektheit daiitersetzter Soft-

ware sicherzustellen. Auch wenn man im allgemeinen Compilern vertraut, haben diese
Software-Werkzeuge dennoch ihre Fehler, wie die Fehlermeldungegiger Compiler

[Bo02] oder z.B. der in [NeO1] diskutierte, besonders augigé Compilerfehler de-
monstrieren. Wer kennt nicht dasdtomen, dass man verzweifelt Fehler im eigenen Pro-
gramm sucht und diese Fehler verschwinden, sobald man Optimierungsstufen ausschaltet?

In unseren Arbeitendlsen wir die Frage, wie optimierende Compiler, die sich als beson-
ders fehlerarillig herausstellen, verifiziert werderdknen. Dabei stellen wir folgende
Kriterien an unsere &sung: Korrektheit soll formal, d.h. strikt in einem logischen System
mittels eines maschinellen Theorembeweisers nachgewiesen werden. Auf3erdem sollen un-
sere Methodeniir realistische Compiler anwendbar sein. Aus Forschungssicht ist dieses
Problem aus drei @Ginden interessant: Compiler sind relativ grofl3e Software-Systeme, so
dass man daran erkennen kann, wie gut die eingesetzten und entwickelten Verifikations-
methoden skalieren. Auch aus semantisch-logischer Sicht ist dieses Problem interessant,
weil nicht nur verfeinernde, sondern insbesondere auch strukéumsternde, optimierende
Transformationen betrachtet werden, die mit bislablichen Verifikationsmethoden nicht
behandelt werdendanen. Und schlief3lich sind viele der im Bereich der Verifikation von



Compilern entwickelten Methoden in anderen Software- und Hardwarebereichen einsetz-
bar. In diesem Papier geben wir nach einer Zusammenfassung des Stands der Forschung
einenUberblickiber unsere neuen Arbeiten zur Verifikation optimierendleersetzer.

2 Korrektheit von Compilern: Stand von Forschung und Technik

Bei der Korrektheit vorlbersetzern unterscheidet man zwei verschiedene Fragestellun-
gen: Zum einen untersucht man, ob ein gegebéhmrsetzungsalgorithmus korrekt ist,
d.h. ob er die Bedeutung, d@emantikder transformierten Programme &fth Zum an-
deren stellt man die Frage, ob ein eventuell zuvor verifiziditeersetzungsalgorithmus

in einem vorliegenden Compiler auch korrekt implementiert ist. Den ersten Korrektheits-
begriff, der sich auf die semantische Korrektheit ddrersetzungsalgorithmen bezieht,
bezeichnet man mitlbersetzungskorrektheitlen zweiten, der die Korrektheit der Im-
plementierungen in Compilern betrachtet, iniplementierungskorrekthelmplementie-
rungskorrektheit wurde erstmalig in [Po81, CM86] betrachtet. Im folgenden stellen wir
den Stand von Forschung und Technikibgich dieser beiden Begriffe dar.

Ubersetzungskorrektheit: In der Literatur werden meist Verifikationen von Verfeine-
rungstransformationen betrachtet. Das sind solg¢hersetzungen, bei denen die Struktur
der Programme nicht vandert wird, sondern lediglichatrend detJbersetzung immer
genauer festgelegt wird, wie die einzelnen Berechnungen auszuf sind. Z.B. \iirde

man bei derfUbersetzung dherer Programmiersprachen in Maschinencode bestimmen,
wie komplexe Datenstrukturen in die Speicherhierarchie des Prozessors abgebildet wer-
den. Das bedeutet inshesondere, dass Programme nachiividemet ImperaPrinzip lo-

kal ibersetzt und anschlieRend tibersetzungen wieder zusammeriggfverden bnnen.

Die entsprechenden Korrektheitsbeweise folgen diesem Prinzip: Korrektheit kann lokal
gezeigt werden, und globale Korrektheit folgt daraus. Verifikationen nach diesem Schema
finden sich u.a. in [DVHGO03, SA97].

Implementierungskorrektheit: Die Frage der Implementierungskorrektheit von Compi-

lern ist aus softwaretechnischer Sicht von grof3er Bedeutung, insbesondere wenn man be-
denkt, dasdJbersetzer heutzutage nicht von Hand geschrieben, sondern aus geeigneten
Spezifikationen mittels Generatoren erzeugt werden. Mamte nun versuchen, diese
Generatoren selbst zu verifizieren. Angesichts déf¥édieser Systeme et diese Op-

tion, insbesondere wenn man maschinelle Beweise in Theorembeweikeen fribchte.

Mit heute verfigbaren Verifikationsmethoden kann man Software dieséB&rordnung

(noch) nicht in den Griff bekommen. Marbknte stattdessen versuchen, die generierten
Compiler zu verifizieren. Auch dieseddlichkeit entéllt, mit derselben Bedindung.

Als Ausweg aus diesem Dilemma hat sich in den letzten Jahren Progréifumgrals

die Methode der Wahl etabliert, in der Literatur auchtadsslation validation[PSS98]
oderprogram checkingGGZ98] bekannt. Anstatt detdbersetzer zu verifizieren, verifi-

ziert man nur sein Ergebnis. Dabei geht man so vor, dass man den Compiler mit einem
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Abbildung 1: Architektur von Compilern

unablaingigen Checker anreichert. Der Checkeraéirfeweils das Quellprogramm und

das daraus generierte Zielprogramm als Eingabellmsapiift, ob die beiden Program-

me semantisclaquivalent sind. Im Falle einer positiven Entscheidung haben wir einen
Nachweis, dass taishlich eine korrektéJbersetzung stattgefunden hat. Im negativen Fall
weil3 man gar nichts. Aus theoretischer Sicht kann man nicht erwarten, dass der Checker
immer entscheiden kann, ob eine korrekte Transformation stattgefunden hat, weil Pro-
gramnaquivalenz ein unentscheidbares Problem ist. Aus praktischer Sicht hat sich dieses
\Vorgehen aber als sehr gut geeignet erwiesen. Wenn man weiterhin den Checker bzgl.
einer geeigneten Spezifikation formal verifiziert, danraéirman im Fall einer positiven
Entscheidung des Checkers ein formal verifizietlbsrsetzungsergebnis. Diese Methode
zum Nachweis der Implementierungskorrektheit hat sich in allen Phasen der Frontends von
Compilern (lexikalische, syntaktische und semantische Analyse) als sehr gut geeignet er-
wiesen, insbesondere auch deshalb, weil Ergebnisse in diesen Phadeembetzung ein-
deutig sind [HGG 99, Gl03b, GFJ04]. Bei der syntaktischen Analyse z.B. muss man er-
stens piifen, ob der vom Compiler berechnete Syntaxbaundthlich zu der kontextfrei-

en Grammatik der Programmiersprache passt, was in einem Top-Down-Durchlauf durch
den Syntaxbaum erledigt werden kann, indéméden KnotenX, und seine Nachfolger-
knotenXy, ..., X,, gepiift wird, ob es eine ProduktioX, ::= X - -- X,, gibt. Zweitens

muss man sicherstellen, dass der Syntaxbaum eine korrekte Ableitung démglispen
Programms ist, was man dadurclifyy dass der Text, der durch die Aneinanderkettung
der Blatter im Syntaxbaum entsteht, mit dem uisgglichen Programribereinstimmit.

Bisher nicht gebste ProblemeBislang wurde nicht gekirt, wie dieUbersetzungskorrekt-

heit strukturveandernder Transformationen nachgewiesen werden kann. Dieses Problem
behandeln wir in Abschnitt 3. Dazu betrachten wir die Codeerzeugung austaségin-

gle assignmeptZwischensprachen und diskutieren zwei alternative Bew@igichkei-

ten. Bisherige Arbeiten haben auRerdem nicht gekivie fur optimierende Transforma-
tionen, bei denen es mehrere, evtl. sogar viele korreégeihgen gibt, Implementierungs-
korrektheit sichergestellt werden kann. In Abschnitt 4 stellen wir eiisuhg daifir vor.

3 Ubersetzungskorrektheit optimierender Compiler

In diesem Abschnitt betrachten wir die Codeerzeugung in Compilern und zeigen, wie
fur diese Phase digbersetzungskorrektheit maschinell mit Hilfe eines Theorembewei-



sers nachgewiesen werden kann. Abbildung 1 zeigt die grobe Architektur von Compilern,
die zuerst ein Quellprogramm mit dem Frontend (bestehend aus lexikalischer, syntakti-
scher und semantischer Analyse) in eine interne Zwischedseptation transformieren.
Diese Zwischenrefsentation kann dann mit maschinenuréatiigen Transformationen
optimiert werden. AnschlieRend wird in der Codeerzeugungutulsérer Maschinenco-

de erzeugt. Wir gehen von einer SS#Hgtic single assignmenbasierten Zwischenre-
prasentation [CFR91] aus, weil damit die essentiellen Datenabgigkeiten in Program-

men direkt dargestellt werden und Optimierungen besondersagiteh sind. Wir fihren
zurachst in Abschnitt 3.1 SSA-Zwischensprachen ein und stellen anschlieRend in den Ab-
schnitten 3.2 und 3.3 zwei Beweisglichkeiten fir die Korrektheit der Codeerzeugung
vor. Die Vor- und Nachteile der beiden Alternativen diskutieren wir in Abschnitt 3.4. In un-
seren Arbeiten haben wir den generischen Theorembeweiser Isabelle [NPWO02] verwendet,
der mit verschiedenen Logiken instantiiert werden kann. Wir verwenden die HOL(higher
order logic)-Instantiierung, weil diese sich bereits bei der Formalisierung einer signifikan-
ten Teilmenge von Java [KNO3] béhrt hat.

3.1 SSA-Zwischensprachen

Wie die meisten Zwischensprachen in Compilern sind auch SSA-Spraghemdblock-
orientiert, d.h. maximale Sequenzen verzweigungsfreier Anweisungen werden in Grund-
bldcken angeordnet, und der Steuerfluss verbindet die Groxckibimiteinander. Zudem

wird in SSA-Darstellung jeder Variablen statisch nur einmal ein Wert zugewiesen, eine
Darstellung, die man u.a. durch geeignete Duplizierung und Umbenennung der Variablen
immer erreichen kann und wodurch man die essentiellen Daténglgkeiten eines Pro-
gramms besonders gut erkennen kann. Innerhalb von Gracidbi sind Berechnungen
ausschlieBlich datenfluss-getrieben, d.h. eine Operation kann abggetrden, sobald

ihre Eingabewerte festliegen. In diesem Papier betrachten wir aus Riadzgr nur den
(semantisch interessanteren) Fall der Compilierung von Bésisbh und vernachksigen

alle Details, diefir diesen Zweck unwichtig sindiiF eine detaillierte Darstellung verwei-

sen wir auf [BG04]. Im Rahmen dieses Papiers kann man sich Basksbhls azyklische
Datenflussgraphen (abg@kt DAGSY vorstellen.

3.2 Nachweis detUbersetzungskorrektheit

Grundlage jeder formalen Verifikation vddbersetzungen sind formale Semantiken der
beteiligten Programmiersprachen. Wir béigen also zuachst eine formale Semantik der
SSA-Grundbbcke. Wie bereits oben edkint, kann man sich SSA-Grundbke als DAGs
vorstellen. Die Frage, wie man DAGs bzw. Graphen im allgemeinen in einer logischen
Sprache wie HOL darstellt, ist in der Forschung bislang nicht eindeutigagekid tangt

von dem Kontext der Verifikationen ab. Wir haben uns dazu entschidgdemgrapherals

ldeutsch: SSA = Sprachen mit statischer Einmalzuweisung
2englisch: DAGs = directed acyclic graphs
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Abbildung 2: Transformation von SSA-DAGs in SSAxme

Repiasentation zu @ahlen.

SSA-Grundhbcke enthalten gemeinsame Teilausdke, deren Ergebnisse an mehreren
Stellen verwendet werden, nur einmal. Das ist der Grundrddhss SSA-Grundbtke

im allgemeinen keine Terme, sondern DAGs sind. Wir formalisieren SSA-Grockks)|
indem wir ihre DAGs in ein@quivalente Menge von Termen umformen und dabei gemein-
same Teilausdicke duplizieren, vgl. Abbildung 2. Uiiquivalente Teilterme miteinander

zu identifizieren, weisen wir jeder Operation im uti@pglichen SSA-DAG eine eindeutige
Identifikationsnummer zu und duplizieren diese Nummer, wann immer wir einen Teilterm
im DAG duplizieren. Auf diese Weisetkinen wir einen SSA-DAG in eine Menge von
SSA-Termen transformieren. In Isabelle/HOL haben wir derartige SSA-Terme mit folgen-
der, hier nur vereinfacht dargestellter Definition spezifiziert:

datatype SSATree = CONST wvalue ident | NODE operator SSATree SSATree value ident

Ohne auf die Isabelle-spzifischen Einzelheiten einzugehen, erkennt man, dass ein induk-
tiver DatentypSSATree spezifiziert wird, dessen Elemente entweder aus einem Blatt be-
stehen oder aus zwei Telomen zusammengesetztaune sind. Weiterhin haben wir

eine Funktioneval_tree definiert, die einen SSA-Baum nimmt und ihn auswertet, indem
jedem Knoten, d.h. Operation im Baum ihr Ergebnis zugewiesen wird. Die Signatur dieser
Funktion ist folgendermaRen definiert:

consts  ewval_tree :: "' SSATree = SSATree’

Um nun nachzuweisen, dass die Erzeugung von Maschinencode korrekiigstemwir

die Semantik der Ziel-Maschinensprache wie auch die Abbildung der SSA-Gawkeébh

diese Sprache formalisieren. Wir haben eine relativ einfache Maschinenspraditdtgew

deren Operationen direkt den entsprechenden Operationen der SSA-Gukedinhtspre-

chen und deren Programme eine sequentielle Liste von Maschinenbefehlen sind, die der

Reihe nach abgearbeitet werdeiir Eine exakte Definition der entsprechenden Semantik
verweisen wir auf [BG04]. Bei der Abbildung von

\ / SSA-DAGs in Maschinencode hat man einige Frei-

[op1 Top2 o3} heitsgrade. Zum Beispiel muss man bei der Trans-
\/ — o formation des nebenstehend abgebildeten DAG zu-
Iy [op1 [opa [ope erst die Operation op1 berechnen und hat dann die

Wahl, ob zuerst op2 und dann op3 oder aber zuerst
op3 und dann op2 berechnet werden soll. Wir konnten in Isabelle/HOL nachweisen, dass



jede Reihenfolge, die eine topologische Sortierung des SSA-DAGs ist, igiigegCode-
erzeugungsreihenfolge darstellt.

Mit diesem Beweis haben wir die Korrektheit der Abbildung zwischen den datenfluss-
getriebenen Berechnungen in SSA-DAGs und den sequentiell geordneten Befehlen im Ma-
schinencode gezeigt. Diese Abbildung ist genau dann korrekt, wenn die Dakegaph
keiten des SSA-Grundblocks erhalten bleibeir. #iesen Nachweis haben wir in Isabel-
le/HOL 885 Zeilen Beweiscode betigt, was relativ umfangreich ist, insbesondere wenn
man bedenkt, dass Beweise in Isabelle/HOL interaktiv von Hanidhgefverden riissen

und nicht generiert werderdknen. Au3erdem erschien uns der Nachweis an einigen Stel-
len unnaiirlich aufwandig. Diese Schwierigkeiten entstanden, weil wir unterschiedliche
Induktionsprinzipien im SSA-Baum und in der Maschinencodeliste hatten (Induikbien
Baume sowie Induktioiiber Listen). Wir haben diese Beobachtungen zum Anlass genom-
men, einen &llig neuen Beweis zu erstellen, von dem wir im folgenden berichten.

3.3 Alternativer Nachweis derUbersetzungskorrektheit

Aufgrund der Beobachtung, dass Codeerzeugung aus SSA-Gogkdhlgenau dann kor-

rekt ist, wenn die DatenafBngigkeiten erhalten bleiben, haben wir eifddlig neue Spezi-
fikation von SSA-Grundliicken erstellt. Dabei haben wir SSA-Gruniithe konsequent

als partielle Ordnungen auf den in ihnen enthaltenen Operationen aufgefasst. Eine Ope-
rationo ist kleiner als eine andere Operati@inwenno vor o’ ausgewertet werden muss,

weil das Ergebnis von’ direkt oder indirekt von dem Ergebnis venabhangt. Wie in

der mathematischen Logiliblich, haben wir eine partielle Ordnun@ als eine Menge

von Tupeln(z, y) repasentiert, so dass as,y) € O und(y, z) € O folgt, dass auch

(z,z) € O (Transitivitat) und dass auée,y) € O und (y,z) € O folgt, dassz = y

gilt (Antisymmetrie). Codeerzeugung haben wir als einen Prozess formalisiert, der weite-
re Abhangigkeiten in die partielle Ordnung einschleust und damit aus der partiellen eine
totale Ordnung macht. Wir konnten damit nachweisen, dass Codeerzeugung korrekt ist,
wenn die ursgingliche SSA-Ordnung in der Ordnung des Maschinencodes enthalten ist.
Fur Einzelheiten des entsprechenden Isabelle-Beweidgesjd uns hier leider der Platz
fehlt, verweisen wir auf [BGLMO04].

3.4 Diskussion der beiden Alternativen

Die in den Abschnitten 3.2 und 3.3 diskutierten Korrektheitsbewdis€bédeerzeugung

aus SSA-Grundliicken sind beide in dem Theorembeweiser Isabelle/HOLlgefvor-

den und zeigen damit beide dasselbe Resultat, dass Codeerzeugung korrekt ist, wenn die
DatenabBngigkeiten der SSA-Grundiitke erhalten bleiben. Ist man nur an diesem Re-
sultat interessiert, sind beide Beweise gleichwertig, insbesondere auch deshalb, weil sie
sich in ihrer Lange kaum unterscheiden. Aus mathematisch-logischer Sicht unterschei-
den sie sich jedoch stark. Dahinter steckt eine Erfahrung, die auch Mathematiker bei ihrer



Arbeit machen. Es gibt Beweise, die sich “gut” @hfen, bei denen man die richtige In-
tuition getroffen hat. Man kann zwar keine formale Definition angeben, wann sich ein
gegebener Beweis tdishlich gut anfihlt, meist aber weild man es genau, sobald man ihn
hat, vgl. dazu auch [AZ04]. Diese Erfahrung haben wir auch gemacht. Der zweite Be-
weis basierend auf partiellen Ordnungéihnlf sich gut an. Die einzelnen Beweisschrit-

te passen mit unserer intuitiven Beweisidee zusammen und formalisieren ein generelles
Prinzip, ramlich dass die Transformation eines Programms die Daténgldkeiten er-
halten muss. Dadurch, dass wir unseren Beweis auf dem generellen Prinzip “Erhaltung
der Datenabéingigkeiten” aufgebaut habemhnen wir den Beweis auch bei der Verifi-
kation weiterer Transformationen wiederverwenden. In aktuellen Arbeiten verwenden wir
ihn z.B. bei der Verifikation der Eliminierung toten Codes und bei der Verifikation von
Schleifentransformationen, beides typische Optimierungen in modernen Compilern. Viele
weitere Anwendungsiiglichkeiten existieren.

Formale Softwareverifikation mit Hilfe von Theorembeweisern wie Isabelle/HOL ist heut-
zutage aus zwei @nden nibglich: Erstens hat sich die Geschwindigkeit von Prozessoren
so gesteigert, dass die Suahme von Theorembeweisern ausreichend schnell durchlau-
fen werden Bnnen. Zweitens hat sich die Benutzerfreundlichkeit von Theorembewei-
sern so verbessert, dass diese Systeme auch von Arbeitsgruppen verwendet werden, die
nicht an ihrer Entwicklung beteiligt waren. Trotzdem ist formale Softwareverifikation
sehr teuer und erfordert aufndige Benutzerinteraktionen. Dieser Aufwand kann redu-
ziert werden, wenn es uns gelingt, Beweise wiederzuverwenden, indem wir Beweise auf
allgemeindgltigen Prinzipien @ir die Korrektheit von Systemtransformationen (wie hier
die Erhaltung der Datenabhgigkeiten) aufbauen. Unsere hier vorgestellten Arbeiten zur
Ubersetzungskorrektheit sind dafkin Beispiel.

4 Implementierungskorrektheit optimierender Compiler

Bei der Codeerzeugungsphase ist wie bei fast allen Pro-
blemen in Backends von Compilern die Optimierungs-
variante einesNP-vollstandigen Problems zubsen.
Probleme irNP sind dadurch gekennzeichnet, dass ihre
Losungen immer in polynomieller Zeit auf Korrektheit
gepfift werden Knnen [Pa94]. Das bedeutet, dass ei-
ne nicht-deterministische Turingmaschine zwar einen
potentiell exponentiell groBen Suchraum durchlaufen
muss, bevor sie einedsung findet, die &isung selbst
ist aber immer in polynomieller Tiefe zu finden. Wenn
man den Weg zu einer solcherddung (in der Kom-
Losung plexitatstheorie auctzertifikat genannt) kennt, dann
Abbildung 3:NP-Berechnungen Kann man die bsung schnell, d.h. in polynomieller
Zeit berechnen. Typischerweise sind die Zertifikdke

vollstandiger Probleme nitlich. Bei dem SAT-Problem (Eiflbarkeit aussagenlogischer
Formeln) z.B. entélt solch ein Zertifikat die eifilende Belegung.

9j91] 3|iv1woukjod

; - Zertifikat




Diesen Zusammenhang nutzen wir bei der
Untersuchung der Implementierungskorrekt- Quellprogramm 2 verifizieren

/

heit fur die Codeerzeugung aus. Wir modi 4
.. . . . —— Zertifikat ——— | Check
fizieren das bisherige Checker-Szenario s eriteat

dass der Compiler neben dem Zielprogramm Zielprogramm

auch ein Protokoll erzeugt, in dem festgehal- . ) .

ten ist, wie die Bsung berechnet wurde. DelAbb"dung 4: Programmyiifen mit Zerifikaten
Checker erhlt dieses Protokoll als dritte Eingabe und @t damit wie folgt: Er be-
rechnet aus dem Eingabeprogramm mithilfe des Zertifikats ein Zielprogramm, vergleicht
das selbst berechnete Zielprogramm mit dem vom Compiler berechneten und gibt im Fall
der Ubereinstimmung eine “ja”-Antwort, im negativen Fall dagegen das Ergebnis “weil3
nicht”. Diese Piifmethode bezeichnen wir aogrammpiifen mit Zertifikaten

ja/
weiB nicht

Man mag sich fragen, was passiert, wenn der Compiler ein fehlerhaftes Zertifikat ausgibt.
Wenn der Checker mit solch einem inkorrekten Zertifikat ein korrektes Ergebnis berechnet
und wenn weiterhin dieses Ergebnis mit dem vom Compiler berechiibgneinstimmt,

dann hat es der Checker geschafft, das vom Compiler berechnete Ergebnis zu verifizieren.
Dabei spielt es keine Rolle, wie der Compiler sein Ergebnis ermittelt hat, solange es der
Checker mit seiner (verifizierten) Implementierung rekonstruieren konnte.

Betrachten wir noch einmal die Rolle von Codegenerator und Checker genauer. Der Co-
degenerator vedit sich wie eine nicht-deterministische Turingmaschine, indem er die
Losung sucht und berechnet. Der Checker dagegen agiert wie eine deterministische Tu-
ringmaschine und berechnet di@dung, und zwar auf dieselbe Weise wie der Code-
generator mithilfe des Zertifikats. Das bedeutet, dass man erwarten kann, dass die Im-
plementierung des Checkers mit einem Teil der Implementierung des Codegenerators
Uibereinstimmt, amlich mit dem Teil, der die &isung berechnet. Diese Erwartung haben
wir in unseren Experimenten basigt gefunden. Auf den ersten Blick mag das erstaunlich
wirken, weil man ursginglich Checker verwendet, um einen von der Implementierung un-
abhangigen Test auf Korrektheit durdhifren zu bnnen. Hier hat sich das ifparadigma
geandert. Wir verwenden den Checker niciat $olch einen unal@mgigen Test, sondern

als eine Methode, um den korrektheitskritischen Anteil einer Implementierung zu sepa-
rieren. Die Berechnung derdlsung ist korrektheitskritisch, die Suche nach einer guten
Losung ist es nicht, denn diel@ einer ldsung beeinflusst ihre Korrektheit nicht.

Nebenstehende Tabelle zeigt unsere ex-
perimentellen Ergebnisse in Zahlen. Wir

] ] ] Codegenerator] Checker haben mittels der Methode des Pro-
lines of code in .h-Files 949 789 .. . g .

lines of code in .c-Files 20887 10572 grammpmens mit Zertifikaten einen

total fines of code 21836 11361 Programmpiifer fir einen Codegenera-

tor in einem industriellen Projekt entwor-
fen und implementiert [GI03a, GI03b]. Der Codegenerator umfasst mehr als 20.000 loc,
der Checker nur ungahr die Hilfte. Bereits daran sieht man, dass wir den Verifikations-
aufwand deutlich verringern konnten. Wenn man auf3erdem bedenkt, dass im Checker die
fehleranéllige und aufvéndig zu verifizierende Suche nach einer optimalen bzw. guten
Losungnicht enthalten ist, erkennt man, dass wir mit der Methode des Prograiifengr
mit Zertifikaten den Verifikationsaufwand deutlich verringern konnten.



5 Verwandte Arbeiten

Frihe Arbeiten zur Verifikation von Compilern, insbesondere dieersetzung der Pro-
grammiersprache Piton, wurden im Boyer-Moore-Beweiser duréihggiMo89]. Das von

der DFG gebrderteVerifix-Projekt, das an den Univeraten in Karlsruhe, Kiel und Ulm
durchgetihrt wurde, hat Methoden entwickelt, mit denen formal korrékbersetzer kon-
struiert werden &nnen, ohne dass dabei Leistungseinbuf3en entstehen, siehe [GGZ04] f
einenUberblick. Einige neuere Arbeiten wie z.B. die Verifikation tirersetzung von Ja-

va in Java Byte Code [KNO3] haben sich auf diéersetzungen im Frontend-Bereich
konzentriert. Der Ansatz von beweistragendem Caqutedf-carrying codg [Ne97] ist
schwacher als der von uns verfolgte, weil er sich auf die Verifikation von notwendigen,
nicht aber hinreichenden Korrektheitsbedingungen konzentriert. Progrdrfungmwurde

im Kontext algebraischer Probleme entwickelt [BK95] und wird nicht nur bei der Verifika-
tion von Compilern, sondern auch z.B. bei der Hardware-Verifikation [GD04] eingesetzt.

6 Zusammenfassung und Ausblick

Bei der Verifikation optimierender Compiler sind sowohl logische als auch softwaretechni-
sche Probleme zwsen. Zum einen muss verifiziert werden, dass die angewandten Trans-
formationsalgorithmen die Semantik désersetzten Programme erhaltéibérsetzungs-
korrekthei). Zum anderen muss sichergestellt werden, dass diese Algorithmen in einem
Compiler auch korrekt implementiert sintin(plementierungskorrekthitWir haben in
unseren Arbeiten gezeigt, wigbersetzungskorrektheitif optimierende Codeerzeugung
ausgehend von SSA-basierten Zwischensprachen, einer modernen Zwischendarstellung in
optimierenden Compilern, gezeigt werden kann und haben dazu zwei alternative Beweis-
ansitze vorgestellt und verglichen. AuBerdem haben wir die von uns entwickelte Me-
thode des Programmiffiens mit Zertifikaten dargestellt, mit der wir die Korrektheit von
Losungen in Optimierungsproblemen sicherstellen. Mit unseren Ergebnissen haben wir
nicht nur dazu beigetragen, optimierende Compiler, die ein wichtiges Werkzeug in der
Softwaretechnik sind, zu verifizieren, sondern auch Methoden entwickelt, die allgemein
bei der Transformation von Hardware- und Software-Systemen einsetzbar sind. Z.B. wird
bei dem Ansatz deévlodel Driven Architecture (MDAJie Systemspezifikation unadhgig

von der Systemimplementierung angegeben. Bei der Transformation und Implementierung
einer solchen Systemspezifikation werden auch Methoden des Compilerbaus eingesetzt,
insbesondere die vorgestellten Verifikationstechniken, mit denen man sicherstellen kann,
dass die Implementierung eines Systems korrekt ist bzgl. seiner Spezifikation.

Danksagung:Diese Arbeit wurde von der Deutschen Forschungsgemeinschaft unter dem
Gesclaftszeichen Gl 360/1-1 sowie von der Landesstiftung Badémtddmberg im Rah-
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