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Entwicklung und Analyse von
dynamischen Loop-Scheduling-
Algorithmen fiir SVM-Fortran

Henning Otto



Kurzfassung

Shared Virtual Memory (SVM) stellt auf Parallelrechnern mit physikalisch verteil-
tem Speicher einen logisch zusammenhéngenden Adreffiraum zur Verfiigung. Die
Programmiersprache SVM-Fortran erleichtert die effiziente Programmierung von
Rechnern, die SVM nutzen. Entscheidend fiir die Effizienz ist dabei ein hoher An-
teil lokaler Datenzugriffe, welcher dadurch erreicht wird, dafl der Benutzer statisch
die Verteilung von Arbeitspaketen auf Prozessoren vorgibt.

Bei Simulationsprogrammen fiir komplexe nichtlineare Systeme fithrt aber eine sta-
tische Zuordnung zu einer schlechten Lastverteilung, da sich aufgrund der System-
dynamik Bereiche hoher Rechenintensitét kontinuierlich verlagern.

Inhalt dieser Arbeit ist deshalb die Realisierung von dynamischen Loop—Scheduling—
Algorithmen fiir SVM-Fortran. Zun&chst wird die bei Parallelrechnern mit phy-
sikalisch gemeinsamem Speicher bewdhrte Methode des Self-Service-Scheduling
so angepaflt, dafl sie auch auf massiv—parallelen Rechnern mit relativ langsamer
Interprozessorkommunikation effizient ablaufen kann. AnschlieBend wird mit dem
Aligned Scheduling ein Verfahren umgesetzt, das die fiir SVM-Systeme charak-
teristische Verwaltung von Daten in Seiteneinheiten geeignet beriicksichtigt. Als
Synthese dieser beiden Verfahren ergibt sich schliellich das Aligned-Self-Service—
Scheduling. Dieses gestattet es, die Forderung nach Lokalitdt beim Datenzugriff mit
der nach einer ausgeglichenen Lastverteilung in Einklang zu bringen.

Abstract

Shared Virtual Memory (SVM) provides a global address space on parallel computers
with physical distributed memory. The programming language SVM-Fortran was
designed to ease efficient programming of these SVM-systems. It turns out that
a local data access is the most important factor determining efficiency. In SVM-
Fortran, this localtity can be achieved by a static schedule of work—units to the
available processors.

Nevertheless, a static work distribution in programs simulating complex nonlinear
systems would result in a nonbalanced workload, because the dynamic of these
systems leads to a steady removal of workload.

Thus it is the aim of this work to develop dynamic loop scheduling algorithms
for SVM-Fortran. In a first step, the method of self-service—scheduling, which is
well known for parallel computers with physically shared memory, is adopted for
massively parallel machines with their relatively slow communication facilities. A
second method — aligned-scheduling — takes into account the special requirements
resulting from the arrangement of data in pages. The result is a guaranteed locality
during data access. Finally, aligned self-service—scheduling — a synthesis of the two
mentioned methods — turns out to be a good candidate to ensure both requirements:
local data access as well as balanced workload.
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1 Einleitung

Betrachtet man die Architekturkonzepte moderner Parallelrechner, so 148t sich die
Zuordnung des Speichers zu den Prozessoren als charakteristisches Merkmal identifizie-
ren. Zwei verschiedene Konstruktionsprinzipien [Bel92, GaPe94, SWLE92] sind dabei zu
unterscheiden: Mehrprozessorsysteme mit gemeinsamem Speicher und Systeme, bei denen
Prozessorelemente mit jeweils lokalem Speicher iiber ein Kommunikationsnetzwerk mitein-
ander verbunden sind.

Es hat sich in der Praxis herausgestellt, daBl Systeme mit gemeinsamem Hauptspeicher im
allgemeinen leichter zu programmieren sind und fiir eine gréfiere Klasse von Anwendungen
befriedigende Leistungen erbringen [Bel92]. Der Grund dafiir, daB$ man sich in letzter Zeit
dennoch verstirkt netzwerkgekoppelten Rechnern zuwendet, ist in technologischen Proble-
men zu sehen, die die Anbindung vieler Prozessoren an einen gemeinsamen Hauptspeicher
erschweren.

Netzwerkgekoppelte Parallelrechner lassen sich technisch einfacher realisieren und ins-
besondere auch leichter zu groflen Systemen ausbauen. Der Nachteil dieser Systeme
ist, daf} sich deren Programmierung unter dem bisher gebrduchlichen Message-Passing-
Programmiermodell als aufwendig und fehleranfillig erwiesen hat. Der Programmierer
muf} gemeinsam genutzte Daten explizit auf die Speicher der beteiligten Prozessoren ver-
teilen. Ist dann ein Zugriff auf einen nicht lokal verfiigbaren Teil eines gemeinsam genutz-
ten Datenbereiches notwendig, so mufl er die dafiir erforderliche Kommunikation explizit
in seinem Programm vorsehen. Diese Kommunikationsanweisungen sind dabei sowohl auf
der Seite des Senders als auch auf der Seite des Empféangers zu beriicksichtigen. Hinzu
kommt, daB diese Kommunikation im Vergleich zu einem Speicherzugriff bei Systemen mit
gemeinsamem Hauptspeicher derzeit deutlich linger dauert.

Die Programmierung von massiv-parallelen Rechenanlagen mit physikalisch verteiltem
Speicher kann erleichtert werden, wenn ein globaler Adrefiraum zur Verfiigung gestellt
wird. Systeme mit virtuell gemeinsamem Speicher [Li86, HuLi89] realisieren diesen
globalen Adrefiraum durch eine zusdtzliche Speicherverwaltungsebene. Sie stellt ein
angefordertes Datum zur Verfiigung, unabhéngig davon, ob es lokal vorhanden ist oder
erst aus entferntem Speicher geladen werden mufl. Auch wenn sich nicht-lokale Speicher-
zugriffe in der Art des Zugriffs nicht von lokalen Zugriffen unterscheiden, bleibt dennoch
ein deutlicher Unterschied in der Zugriffszeit bestehen. Lokalitét beim Datenzugriff er-
weist sich deshalb als entscheidender Performance-Faktor. Um einen hohen Anteil lokaler
Datenzugriffe zu erzielen, stellt die Programmiersprache SVM-Fortran [BGNP94] Sprach-
mittel zur Verfiigung, mit denen der Programmierer Arbeitsverteilungen auf Prozessoren
angeben kann.

Um das Potential paralleler Rechnersysteme voll zur Beschleunigung eines einzelnen
Anwendungsprogramms nutzen zu kdnnen, ist es erforderlich, da8 alle zur Verfiigung
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stehenden Prozessoren wihrend der gesamten Laufzeit ausgelastet sind. Oft 148t sich
dies dadurch erreichen, da schon wihrend der Ubersetzung eines Programms statisch
eine Einteilung in gleich grofie Arbeitspakete festgelegt werden kann. Ist jedoch zu diesem
Zeitpunkt die Information {iber den Rechenbedarf der einzelnen Programmteile noch nicht
gegeben, bleibt nur eine dynamische Lastverteilung zur Laufzeit.

In technisch-wissenschaftlichen Programmen erweisen sich hdufig einige wenige
DO-Schleifen als die zeitkritischen Bereiche. Oft kann dabei die Bearbeitung einzel-
ner Schleifeniterationen unabhéngig voneinander erfolgen. Ausgereifte Analyse- und
Transformationswerkzeuge [Con90, IBM91, Nag90] konnen heute genutzt werden, um
diese Bereiche automatisch in parallelen Programm-Code zu iiberfilhren. Auch wenn der
Rechenbedarf paralleler Arbeitspakete wihrend der Ubersetzung eines Programms noch
nicht feststeht, méchte man dieses Potential an parallel ausfiihrbaren Berechnungen nutzen
kénnen. Die Moglichkeit einer dynamischen Arbeitsverteilung in parallelen DO-Schleifen
ist deswegen besonders wichtig.

Bei Parallelrechnern mit physikalisch gemeinsamem Speicher werden derartige Loop-
Scheduling-Verfahren [FeRu90] heute schon mit Erfolg eingesetzt. Realisierungen basieren
weitgehend auf einem Modell, bei dem ein zentrales Register oder eine ausgewiesene Stelle
im gemeinsamen Speicher anstehende Arbeitspakete verwaltet. Kooperierende Prozesso-
ren entnehmen dem zentralen Vorrat ein neues Arbeitspaket immer dann, wenn sie die
Bearbeitung des vorangegangenen abgeschlossen haben.

Bei Rechnern mit physikalisch verteiltem Speicher steht ein gemeinsames Register nicht
zur Verfiigung, der konkurrierende Zugriff auf eine ausgewiesene Stelle im virtuell gemein-
samen Speicher erfolgt zu langsam. Um auch bei Systemen mit virtuell gemeinsamem
Speicher nicht auf ein dynamisches Loop-Scheduling verzichten zu miissen, sollen in der
vorliegenden Arbeit geeignete Verfahren entwickelt werden.

Diese Aufgabe 14t sich in zwei Teile gliedern. Zun#chst ist ein dynamisches Loop-
Scheduling zu entwickeln, das auch auf massiv-parallelen Systemen effizient ablaufen kann.
Darauf aufbauend sind dann die besonderen Anforderungen, die die Organisation virtuell
gemeinsamen Speichers an das Schleifen-Scheduling stellt, geeignet zu beriicksichtigen.

In Kapitel 2 werden Idee und Realisationsmdéglichkeiten eines logisch gemeinsamen Spei-
chers vorgestellt. Es schlie8t sich in Kapitel 3 eine kurze Beschreibung der Programmier-
sprache SVM-Fortran an. Danach wird in Kapitel 4 aufgezeigt, warum beliebige Vertei-
lungen von Schleifeniterationen auf Prozessorelemente erforderlich sind. Die Prinzipien
dynamischer Lastausgleichsverfahren werden in Kapitel 5 erldutert. Eine Darstellung der
Umsetzung dieser Prinzipien findet sich in Kapitel 6. Das Aligned-Scheduling ist Thema
in Kapitel 7. Schliellich folgt in Kapitel 8, als Synthese der in Kapitel 6 und 7 erziel-
ten Ergebnisse, die Beschreibung eines neuen Scheduling-Verfahrens. Dieses vereinigt,
bei einem moderaten Overhead, die Vorteile eines lokalen Datenzugriffs mit denen eines
dynamischen Lastausgleichs.
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Betrachtet man moderne Parallelrechner, so lassen sich zwei Konstruktionsprinzipien un-
terscheiden: Auf der einen Seite stehen Rechner, bei denen moderat viele, sehr leistungs-
fahige Prozessoren gemeinsam auf einen Hauptspeicher zugreifen. Auf der anderen Seite
stehen Anordnungen von im Prinzip eigenstdndigen Einzelrechnern, die iiber privaten
Hauptspeicher verfiigen und iiber ein Netzwerk miteinander gekoppelt sind. Diese Ansdtze
unterscheiden sich in mehrfacher Hinsicht:

e Zahl und Leistung der Prozessoren: In Systemen mit gemeinsamem Hauptspei-
cher ist die Zahl nutzbarer Prozessoren aufgrund der Komplexitit der Anbindung
von vielen Prozessoren an einen gemeinsamen Speicher und den daraus resultierenden
Kosten begrenzt. Um in dieser Situation eine mdglichst grofle Gesamtsystemleistung
zu erhalten, widhlt man Prozessoren am oberen Ende der Leistungsskala. Massiv-
parallele Rechnersysteme schépfen ihr Leistungspotential hingegen aus der hohen
Zahl kooperierender Prozessorelemente. Diese groflen Prozessorzahlen lassen sich
realisieren, weil die zugrundeliegende Netzwerkarchitektur so gewhlt ist, daf} jede
Vergroflerung die Struktur der Verbindung erhélt. Lediglich der maximale Abstand
im Netzwerk wichst an. In solchen Systemen entscheidet man sich fiir Standardpro-
zessoren, da diese kostengiinstig sind, nicht eigens entwickelt werden miissen, und
nicht zuletzt auch, weil Héchstleistungsprozessoren die heute realisierbaren Kapa-
zitdten der Verbindungsnetzwerke iiberfordern wiirden.

e Verhiltnis von Peak- zu Sustained-Leistung: Es hat sich in der Praxis her-
ausgestellt, dafl Systeme mit gemeinsamem Hauptspeicher Anwendungen aus einem
grofleren Bereich effizient ausfiihren kénnen, weil bei gemeinsamem Hauptspeicher
die Kommunikation schneller ablduft und aufgrund der hdheren Einzelprozessorlei-
stung fiir die gleiche Arbeit weniger parallel zu verwaltende Prozesse notwendig sind.

¢ Programmiermodell: Das Shared-Memory-Programmiermodell ist fiir den An-
wender bequemer, da auf gemeinsame Daten auch unmittelbar ohne zusdtzlichen
Programmieraufwand zugegriffen werden kann. Die Portierung vorhandener sequen-
tieller Programme fillt leichter. Beim Message-Passing-Programmiermodell ist es
Aufgabe des Programmierers, die Daten explizit auf die beteiligten Prozessoren zu
verteilen. Bei einem Zugriff auf gemeinsame Daten mufl er dann die erforderlichen
Kommunikationsanweisungen sowohl fiir den Sender als auch fiir den Empféinger
explizit im Programm-Code vorsehen.

Die aktuelle Situation 188t sich wie folgt bewerten: Aus der Sicht des Programmierers hitte
man gern immer schnellere und immer gréflere Parallelrechner vom Shared-Memory-Typ.
Da diese aber nicht in der gewiinschten Gré8enordnung realisierbar sind, mufl man sich
mit netzwerkgekoppelten massiv-parallelen Rechnern beschiftigen. Dabei versucht man
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die Vorteile beider Konstruktionsprinzipien, ein komfortables Programmiermodell und eine
’kostengiinstige’ skalierbare Hardware, miteinander zu verbinden (siehe Abbildung 2.1).

Physikalische Sicht :
Verteilter Hauptspeicher

Logische Sicht :
Gemeinsamer Hauptspeicher

Verbindungsnetzwerk

: lokaler Speicher

coe @

® O
Pt !

Gemeinsamer Speicher

@ : Prozessor

Abbildung 2.1:

Das Prinzip des logisch gemeinsamen Speichers

In der Literatur werden verschiedene Mdéglichkeiten vorgestellt, wie diese Abbildung von
physikalisch verteiltem auf logisch gemeinsamen Speicher realisiert werden kann. Drei
verschiedene Ansdtze werden gegenwértig diskutiert:

1. Global Shared Memory: Ein Zugriff auf entfernten Speicher ist direkt mdglich.

2. Compiler-basierte Realisierungen: Der Compiler fiigt bei nicht-lokalen Speicher-
referenzen die notwendigen Kommunikationsanweisungen ein.

3. Virtual Shared Memory (VSM): Es konnen mehrere Kopien eines Datums
existieren. VSM garantiert, dafl alle denselben Wert enthalten.

Abbildung 2.2 zeigt, welche Konzepte heute existieren, um physikalisch verteilten Speicher
zu adressieren.

Hardware-Ebene Realisierungen

/\
r—/\ﬁ K \

Physikalisch ;12221
und logisch Momory
gemeinsamer
Speicher
Logisch
gemeinsamer, Compiler-
physikalisch aber basierte
verteilter Realisierungen
Speicher
Physikalisch
und logisch Virtual
verteilter Shared
Speicher Memory

Abbildung 2.2: Logisch gemeinsamer, physikalisch aber verteilter Speicher
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2.1 Global Shared Memory

Eine Méglichkeit, die angestrebte Abbildung von physikalisch verteiltem auf logisch ge-
meinsamen Speicher zu verwirklichen, ist das Prinzip des Global Shared Memory (vgl.
[Oed93]). Dabei verfiigt jeder Prozessor physikalisch iiber eigenen lokalen Speicher. Auf
diesen kann iiber ein Hochgeschwindigkeitsnetz jeder andere Prozessor gleichberechtigt,
wenn auch mit groferer Verzégerung, direkt zugreifen. Die Gesamtheit aller lokalen Spei-
cher bildet so den fiir alle Prozessoren gemeinsamen Hauptspeicher. Der Zugriff auf die-
sen gemeinsamen Hauptspeicher erfolgt aus Sicht des Programmierers {iber einen globalen
Adrefiraum. Die Hardware entscheidet bei einem Zugriff auf eine bestimmte Stelle im glo-
balen Adrefiraum, ob ein lokaler oder ein entfernter Zugriff vorliegt. Bei einem entfernten
Zugriff wird die Zugriffsanweisung ohne Zutun des Programmierers iiber das Netzwerk an
die Speicherverwaltungseinheit des entfernten Knotens weitergeleitet. Diese greift dann
auf das angesprochenen Datum zu und schickt den Wert bei einem Lese-Zugriff wieder an
den anfragenden Knoten zuriick. Ein entfernter Speicherzugriff unterscheidet sich fiir den
Programmierer also lediglich in der Ausfiihrungszeit, nicht aber in der Art des Zugriffs.
Der Zugriff auf geteilte Daten kann nétigenfalls mit den Shared-Memory Synchronisations-
primitiven (Critical-Sections und Exclusive-Regions) gesichert werden. Kopien von Daten
kénnen vom Programmierer auf den lokalen Speichern angelegt werden, um Lesezugriffe
zu beschleunigen. Sieht man von den lokalen Kopien ab, so existiert jedes Datum nur
ein einziges Mal im Gesamtsystem, die Datenkonsistenz ist also a priori gegeben. Der
Programmierer tragt dafiir Sorge, dafl auch beim Schreiben auf Daten, von denen lokale
Lesekopien existieren, der deterministische Programmablauf gew&hrleistet bleibt.

Soll die Arbeit fiir ein breites Spektrum von Anwendungsprogrammen unter Global Shared
Memory effizient bleiben, so ist ein Netzwerk mit einer sehr kurzen Startup-Zeit notwendig,
da unter Umsténden relativ hdufig auf kleine Dateneinheiten in nicht-lokalem Speicher
zugegriffen wird.

2.2 Compiler-basierte Realisierungen

Steht eine derart leistungsfdhige Kommunikations- und Speicherverwaltungs-Hardware
nicht zur Verfiigung, so 148t sich ein logisch gemeinsamer Speicher auch auf der Ebene
des Compilers realisieren. Der Benutzer gibt iiber Sprach-Direktiven eine Verteilung sei-
ner Daten auf die Speicher der beteiligten Prozessoren vor. Schon wihrend der Uber-
setzungszeit eines Programms wird dann entschieden, ob ein Datenzugriff lokal oder ent-
fernt erfolgt. Bei einem entfernten Zugriff generiert der Compiler entsprechende Message-
Passing-Anweisungen, die den erforderlichen Datentransfer leisten. Als Beispiele seien
High Performance Fortran [HPF93, HPF94], Vienna-Fortran [ZBCM92] und Fortran D
[HKKK92] genannt.

2.3 Virtual Shared Memory

Mochte man einen logisch gemeinsamen Speicher auf Rechnersystemen realisieren, die
physikalisch iiber verteilten Speicher verfiigen, so mufl man in Hard- oder in Software einen
Mechanismus zur Verfiigung stellen, der diese Abbildung leistet. Man kann erwarten, daf§
diese Realisierung fiir sich selbst wenig Rechenzeit und Speicher in Anspruch nimmt, daf§



L] « Loglschn germeinsamer speicner

sie Lokalitdt beim Datenzugriff gew&hrleistet, und schlieilich, daf} sie fiir den Benutzer
transparent bleibt.

Virtual Shared Memory! (VSM) ist das dritte Konzept, mit dem diese Forderungen
erfiillt werden sollen. VSM wurde erstmalig von Kai Li 1986 [Li86, HuLi89] zusammen
mit einer ersten Realisierung auf einem Workstation-Cluster vorgestellt. Inzwischen hat
VSM eine gewisse Verbreitung gefunden.

Da die vorliegende Arbeit auf VSM aufbaut, sollen im folgenden die Grundprinzipien und
die sich daraus ergebenden Forderungen an eine auf VSM basierende Programmiersprache
etwas detaillierter dargestellt werden.

Der zentrale Begriff bei der Realisierung von VSM lautet Caching. Caching bedeutet, daf§
fiir jeden Prozessor ein schneller lokaler Zwischenspeicher existiert, der eine Kopie gemein-
samer Daten enthalten kann. Der Vorteil besteht darin, daf ein wiederholter Zugriff auf
’lokale’ Daten schnell durchgefiihrt werden kann. Da im System mehrere Kopien eines Da-
tums existieren kénnen, mufl das zugrundeliegende Protokoll gewéhrleisten, daf} alle diese
Kopien immer dieselbe Sicht auf gemeinsame Daten haben. Die einzige Operation, bei der
diese gemeinsame Sicht aufgehoben werden kann, ist die Schreiboperation. Das Protokoll
muf} also bei einer Schreiboperation die gemeinsame Sicht auf das geschriebene Datum
sicherstellen. Caching ist dann effektiv, wenn der Vorteil des schnellen lokalen Datenzu-
griffs den Nachteil zusdtzlicher Synchronisation zur Aufrechterhaltung der einheitlichen
Sicht auf gemeinsame Daten iiberwiegt.

Besondere Bedeutung kommt den méglichen Prinzipien zur Aufrechterhaltung der Daten-
kohérenz zu.

2.3.1 Kohérenzmodelle

Bevor einzelne Methoden der Koh&renzsicherung vorgestellt werden, soll der Begriff der
Speicherkohérenz selbst ndher erldutert werden. Man unterscheidet zwischen starker und
schwacher Speicherkohdrenz. Die folgenden Definitionen sind [BCZ90] entnommen.

Definition 1 Gemeinsamer Speicher wird als stark kohérent bezeichnet, wenn eine
Lese-Operation immer genau denjenigen Wert liefert, den die letzte Schreiboperation an
der betreffenden Adresse hinterlassen hat.

Mit dieser Definition wird also die Situation, wie sie natiirlicherweise in einem System mit
physikalisch gemeinsamem Hauptspeicher besteht, nachgebildet [DSB86, DSB88]. Das
Ziel ist, Erfahrungen, Methoden und Algorithmen, die fiir diese Rechner existieren, un-
verdndert zu iibernehmen. Die folgenden Ausfiihrungen werden zeigen, dafl dies bei der
Realisierung zu einem nicht unerheblichen Aufwand fiihrt, weshalb es sinnvoll erscheint,
auch ein Modell schwicherer Datenkohdrenz [BCZ90] zu betrachten:

Definition 2 Gemeinsamer Speicher wird dann als schwach kohérent bezeichnet, wenn
ein Protokoll existiert, das zu bestimmten Synchronisationszeitpunkten gewdhrleistet, dafi
eine Leseoperation den Wert liefert, den die letzte Schreiboperation an der betreffenden
Adresse hinterlassen hat.

! Mdchte man nicht den Aspekt des logisch gemeinsamen Speichers betonen, sondern legt man Wert auf
die Realisierung mit Hilfe des virtuellen Speicherkonzeptes, so kann man VSM auch als Shared Virtual
Memory (SVM) bezeichnen.
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An dieser Definition fillt auf, daf die Begriffe Protokoll und bestimmter Zeitpunkt unspe-
zifiziert bleiben. Diese Unbestimmtheit er6ffnet die Moglichkeit, den Aufwand, den die
Kohérenzsicherung mit sich bringt, nur dort zu investieren, wo es zum deterministischen
Ablauf des Programms auch tatsichlich erforderlich ist [GGH91]. Darin liegt aber auch
gerade das Problem, denn die Information iiber notwendige Synchronisationszeitpunkte
und geeignete Protokolle kann letztlich wieder nur der Programmierer ’von Hand’ geben,
so daf} die oben genannte Forderung nach einer Transparenz der Abldufe beim Datenzugriff
dabei nicht erfiillt werden kann.

Wiinschenswert erscheint also eine Strategie, bei der als Vorgabe zunichst das starke
Koharenzmodell Giiltigkeit hat, um eine korrekte Ausfilhrung sicherzustellen. Um je-
doch die Effizienz der Ausfiihrung verbessern zu kénnen, sollte der Programmierer auch
die Moglichkeit haben, zu dem schwachen Kohérenzmodell wechseln zu kénnen. Dies ist
sinnvoll insbesondere fiir spezifizierte Regionen, in denen der Programmierer die Daten-
zugriffsstruktur kennt.

2.3.2 Kohéarenzprotokolle

Mehrere Methoden zur Aufrechterhaltung der Datenkonsistenz wurden zuerst von Kai Li
[Li86] vorgeschlagen und untersucht. Detailliertere Beschreibungen finden sich auch in
[Hel90] und [Lin94]. Hier ist das Problem zu losen, wie gew&hrleistet werden kann, dafl
auch dann, wenn ein kohérenzverletzender Schreibzugriff erfolgt, alle eventuell existieren-
den lokalen Kopien denselben Wert erhalten.

2.3.2.1 Das Ownership-and-Invalidation-Protokoll

Prinzipiell gibt es zwei Mdglichkeiten, die einheitliche Sicht auf Daten zu garantieren
[Hel90], auch wenn ein Datum, von dem mindestens eine Kopie im System vorhanden ist,
gesndert wird. Die erste Moglichkeit verlangt, daB bei einer Anderung eines Datums alle
Kopien verworfen werden, wihrend sich bei der zweiten Alternative diese Anderung auf
alle Kopien auswirkt.

Realisiert wird die Variante, bei der Kopien verworfen werden, von Kai Li [Li86] dadurch,
dafB zu jedem Datum ein Besitzer und eventuell mehrere Teilhaber existieren. Der Besitzer
tibernimmt die Aufgabe der Koh&renzsicherung fiir dieses Datum. Das Protokoll sieht vor,
daf er der einzige ist, der eine kohérenzverletzende Operation (also eine Schreiboperation)
ausfithren darf. Jeder Prozessor verwaltet eine Tabelle, in der sein eigenes Zugriffsrecht
auf jedes existierende Datum eingetragen ist. Es gibt die drei Rechte {nil, read, write}.
Datenkoh&renz kann dann nicht verletzt werden, wenn stédndig ein Schema aufrechterhalten
bleibt, bei dem ein einziger Prozessor das Schreibrecht auf ein Datum hat, wobei eventuell
mehrere Prozessoren zusétzlich lesen diirfen. Man spricht von einem Read-Page-Fault,
wenn ein Prozessor auf ein Datum, auf das er kein Zugriffsrecht (= nil) hat, lesend zugreifen
mufl. Ein Write-Page-Fault liegt dann vor, wenn ein Prozessor ein Zugriffsrecht auf ein
Datum € {nil, read} hat, es aber dennoch schreiben méchte.

Bei einem Write-Page-Fault wird die Kohdrenz dadurch gewahrt, dafl der Single-Writer-
Zustand wiederhergestellt wird. Dazu wird zuvor an sdémtliche Prozessoren, die eine (Read-
Only-) Kopie dieses Datums halten, eine Ungiiltigkeitsnachricht versendet, deren Empfang
die Teilhaber dazu veranlafit, ihr Zugriffsrecht auf das betreffende Datum auf nil zu &ndern.
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Die Prozessoren, die auf dieses Datum anschlieBend weiter zugreifen wollen, miissen es
sich dann erneut (inzwischen aktualisiert) vom Besitzer schicken lassen. Der Gedanke
dabei ist, dafl in der Regel nicht alle Prozessoren, die iiber eine Kopie verfiigen, diese auch
tatsdchlich noch weiter benétigen und deshalb keine aktualisierte Kopie anfordern werden.
Dies reduziert insgesamt das Nachrichtenaufkommen.

Muf ein anderer Prozessor als der Besitzer das Datum neu schreiben, so sendet dieser
eine entsprechende Nachricht an den Besitzer. Der Besitzer veranlaf8t daraufhin, daf§
sdmtliche Kopien, einschliefllich der eigenen, verworfen werden und sendet das Datum an
den anfragenden Prozessor. Dieser wird, nachdem er das Datum empfangen hat, zu dessen
neuem Besitzer.

2.3.2.2 Das Ownership-and-Updating-Protokoll

Kai Li hat ebenfalls die Variante zur Kohé&renzsicherung realisiert, bei der sich eine
Schreiboperation immer auf alle vorhandenen Kopien auswirkt. Wie beim Ownership-
and-Invalidation-Protokoll existiert auch hier zu jedem Datum ein eindeutiger Besitzer.
Dieser ist wieder fiir die Wahrung der Datenkoh&renz verantwortlich. Der Unterschied
zum Invalidierungs-Ansatz besteht darin, dafl nach einer Schreiboperation der neue Wert
allen Teilhabern mitgeteilt wird. Diese Strategie ist dann giinstig, wenn fast alle Teilha-
ber das Datum auch weiterhin nutzen, da hierbei gegeniiber dem Invalidierungs-Modell
die Anfragenachrichten an den Besitzer entfallen.

2.3.2.3 Das Bus-Snooping-Protokoll

In den beiden oben beschriebenen Protokollen mufl im System die Information vorhan-
den sein, wer der Besitzer eines jeden Datums ist. Ein anderer Prozef}, der eine Read-
Only-Kopie oder das Schreibrecht verlangt, kann deshalb den Besitzer direkt adressieren,
ohne fiir jeden Hauptspeicherzugriff einen Broadcast auszul6sen, was sicherlich nicht mehr
effizient wire. Dariiber hinaus mufl zumindest der Besitzer die Information aller Teil-
haber (Copy-Set) verwalten, damit er nétigenfalls gezielt Invalidierungs- bzw. Update-
Nachrichten versenden kann.

Auf die Speicherung dieser Informationen kann aber verzichtet werden, wenn man von
einer etwas anderen Hardware-Konfiguration ausgeht, bei der alle Prozessoren an einen
gemeinsamen Bus angekoppelt sind. Ein Prozessor, der eine Kopie oder das Schreibrecht
fiir ein Datum anfordert, gibt eine entsprechende Suchnachricht auf den Bus. Da an
diesen Bus auch alle Speicher-Verwaltungs-Einheiten (SVE) aller anderen Prozessoren
angeschlossen sind, und diese den Bus stindig abhoren (snooping), wird sich schlieflich
auch der Prozessor, der das Datum besitzt, angesprochen fiihlen, so dafl er entsprechend
antworten kann. Dies entspricht logisch also einem Broadcast, der hier allerdings durch
den Bus hardwareunterstiitzt ist. Dieser Vereinfachung des Protokolls steht der Nachteil
gegeniiber, dafl eine derartige Anordnung nicht skalierbar ist, denn die Buskapazitit ist
begrenzt.

Dieses Problem 148t sich zwar nicht vollstindig beheben, aber zumindest mildern, wenn
man statt eines einzelnen Busses eine Hierarchie von Bussen aufbaut. Daraus ergeben sich
dann drei Vorteile:

1. Die maximale Entfernung zwischen zwei Prozessoren wichst nur logarithmisch mit
der Zahl der Prozessoren.
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2. Die Suche kann gleichzeitig in mehreren Teilbdumen erfolgen und ist folglich im
Durchschnitt schneller erfolgreich.

3. Die Buskapazitét ist nicht mehr so stark einschrénkend.

Realisiert findet man dieses Konzept bei der KSR 1 [KSR] der Firma Kendall Square.

2.3.2.4 Das Protokoll zur Verhinderung von Inkohérenzen

Die drei oben beschriebenen Protokolle lassen kohérenzverletzende Schreiboperationen
zundchst zu und stellen danach die einheitliche Sicht im Gesamtsystem auf das geschrie-
bene Datum wieder her. Ein anderer Ansatz ist es, kohdrenzverletzende Operationen erst
gar nicht zuzulassen.

Dies kann realisiert werden, indem Operationen, die zu einer Kohérenzverletzung fiihren
werden, solange blockiert werden, bis der Besitzer eines Datums seine Rechte explizit
aufgibt. Eine solche Situation liegt dann vor, wenn:

1. Ein Prozessor schreiben méchte, obwohl eine oder mehrere Kopien des Datums exi-
stieren.

2. Ein Prozessor eine Kopie anfordert, obwohl ein anderer gerade das betreffende Da-
tum schreibt.

Dieses Prinzip ist komplementér zum Ownership-and-Updating Protokoll. An die Stelle
der Invalidierungsaufforderungen tritt hier die explizite Freigabe durch den Besitzer bzw.

die Teilhaber.

Dabei ist dann, neben der zu garantierenden Deadlock-Freiheit, das Problem zu l&sen,
wann der beste Zeitpunkt fiir eine Freigabe ist, damit blockierte Prozesse nicht unnétig
lange warten miissen. Zusétzlich sollen von dem Prozessor, der gerade ein Datum nutzt,
sinnvolle Arbeitseinheiten geleistet werden kénnen, damit er das Datum nach dessen Frei-
gabe nicht unmittelbar wieder neu anfordern muf.

2.3.3 Die Groflie von Dateneinheiten

Bei der Implementierung von VSM hat sich herausgestellt, daf} eine Kohérenzsicherung
fiir jedes einzelne Datum zuviel Verwaltungsinformation bendtigen wiirde. Dariiber hinaus
miifiten dabei sehr viele kurze Nachrichten versendet werden. Deshalb fassen alle Realisie-
rungen von VSM Daten in Seiten-Einheiten zusammen. Die Mafinahmen zur Kohérenzsi-
cherung wirken dann auf alle Daten in einer Seite gemeinsam. In der Praxis spielt es eine
wichtige Rolle, in welcher Gr68e diese Dateneinheiten vorliegen. Sind sie zu klein, dann
ergibt sich ein schlechtes Verhé&ltnis zwischen Offset-Latency und reiner Sendezeit bei der
Dateniibertragung. Sind sie dagegen zu grofl, so muf} eventuell mehr iibertragen werden,
als zur Kohérenzsicherung tatséchlich nétig ist. Zu grofle Dateneinheiten fithren dariiber
hinaus zum Effekt des False Sharing. Mehrere logisch unabhiingige Dateneinheiten, auf
die eigentlich von verschiedenen Prozessoren auch unabhingig zugegriffen werden konnte,
befinden sich gemeinsam auf einer Seite, so dafl ein konfliktfreier Zugriff parallel nicht
mehr méglich ist.
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Haufig werden mehrere Daten zu einer Seite fester Grofle zusammengefafit. Der optimale
Wert dieser Grofle hdngt von Hard- und Software-Gegebenheiten ab, d.h. er kann sich zur
Laufzeit dndern. Da die Gréf8e einer Seite aber im allgemeinen fest ist, kann man nicht
immer das Optimum realisieren. Interessant sind Ans&tze, deren Dateneinheiten logisch
zusammenhingende Objekte mit variabler Grofle sind [Hel90]. Dies erschwert aber die
Realisierung, weshalb bisher nur ein Prototyp zu Forschungszwecken verwirklicht worden
ist.

2.3.4 Pagetrashing

Unabhéngig davon, welches Protokoll zur Kohédrenzsicherung verwendet wird, sieht man
in der Praxis hdufig einen unangenehmen Effekt: In einer Situation, in der mehrere Pro-
zessoren gleichzeitig um eine gemeinsame Seite konkurrieren, stellt sich ein Ablauf ein, der
zu erheblichen Performance-Einbuflen fiihrt. Dieser soll am Beispiel zweier Prozessoren
im Ownership-and-Invalidation-Protokoll dargestellt werden soll (sieche Abbildung 2.3):

A @— e0e |S @

VNW

B:
P : Prozessor VNW : VerbindungsNetzWerk
S ‘ Speicherseite SVE : SpeicherVerwaltungsEinheit
@ . Seitenfehler auf Seite S @ . B fordert A auf, die Seite S zu senden
@ . Seite S wird tibertragen @ : B kann seine Berechnung fortfiihren

Abbildung 2.3:  Beim Pagetrashing wiederholt sich der dargestellte Ablauf mit ver-
tauschten Rollen von A und B fiir jeden Zugriff auf ein Datum in
der Speicherseite S.

Die Prozessoren A und B seien mittels ihrer Speicher-Verwaltungs-Einheiten (SVE) iiber
ein Verbindungsnetzwerk (VN'W) miteinander verbunden. Zu Beginn sei A der Besitzer
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der Seite S. Dann mochte B in S schreiben und 16st einen Write-Page-Fault aus, da er
kein Schreibrecht hat. Dies hat zur Folge, dafi:

1. die SVE von B den Besitzer von S herausfinden werden muf (also A4),

2. eine Nachricht mit der Aufforderung, die Seite zu iibertragen von B nach A geschickt
wird,

3. A seine Berechnung unterbricht, seinen Copy-Set untersucht, eventuell Invalidie-
rungsaufforderungen an Teilhaber der Seite verschickt, die gesamte Seite (obwohl
nur ein einzelnes Datum benétigt wird) an B iibertrégt,

4. und schliefllich B das Schreibrecht fiir die Seite annimmt und seine Berechnung
wieder aufnimmt.

Diese neu angefangene Berechnung kann B allerdings nicht lange fortfiihren, denn der
genannte Ablauf wiederholt sich sofort mit vertauschten Rollen von A und B, da auch 4
weiterhin in die Seite S schreibt.

Insgesamt ergibt sich ein Kommunikations-Overhead, der die eigentliche Rechenzeit leicht
um ein Hundertfaches iiberschreiten kann.

Erkennt der Programmierer dieses Verhalten, so kann er in bestimmten Situationen da-
durch Abhilfe schaffen, daf} er fiir jeden beteiligten Prozef} ein eigenes lokales Datum zur
Verfiigung stellt und erst am Schlufl die Zwischenergebnisse zusammenfafit. Eine andere
Moglichkeit ist die Vorgabe der schwachen Kohérenz begrenzt auf diesen Programm-
bereich, falls der Benutzer sicher weifl, dal die Prozessoren A und B zwar konkurrierend
in dieselbe Seite, aber auf unterschiedliche Daten schreiben.

2.3.5 Forderungen an SVM-Programmiersprachen

Alle beschriebenen Mechanismen leisten die Abbildung von physikalisch verteiltem auf lo-
gisch gemeinsamen Speicher. Der Anwendungsprogrammierer braucht sich zunéchst keine
Gedanken iiber die internen Abldufe zu machen. Programme, die fiir Shared-Memory-
Rechner entwickelt worden sind, kénnen nach kleinen Anderungen sofort unter SVM zur
Ausfiihrung gebracht werden.

Noch nicht beriicksichtigt ist dabei die Frage nach der Performance. Untersuchungen zur
Ablaufplanung unter SVM und dessen Einflufl auf die Effizienz der Ausfiihrung sind in
[Lin94] durchgefiihrt worden. Es ergaben sich dabei die folgenden Forderungen:

e Ausrichtung von Datenfeldern auf Seitengrenzen: Dies ist wichtig, um False-
Sharing und damit verbundenes Pagetrashing zu vermeiden. Man investiert dabei
einen gewissen Speicherverschnitt, da nur eine logische Dateneinheit pro Seite ge-
speichert werden kann.

e Angepafiter Zugriff auf Datenfelder: Um unnétige Seitenfehler zu vermeiden,
ist es notwendig, auf Datenfelder, die die Grofle einer Seite iiberschreiten, in der-
selben Ordnung zuzugreifen, mit der sie im Speicher abgelegt sind (in Fortran also
spaltenweise).
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e Prefetching: Besonders in Situationen, in denen viele Prozessoren auf dieselben Da-
ten innerhalb einer bestimmten Seite lesend zugreifen, kann eine vom Programmierer
im voraus initiierte Leseanforderung eine gewisse Entlastung bringen. Busy-Waiting
kann so reduziert werden, da sich Kommunikation und Berechnung iiberlappen.

¢ Wiederverwendung von Zugriffsmustern zur Nutzung von Lokalitéat: In
Systemen mit einer hierarchischen Speicherstruktur ist es besonders wichtig, daf der
Anteil lokaler Datenzugriffe relativ hoch ist. Methoden, mit denen dieses Ziel erreicht
werden kann, sind in der oben genannten Arbeit [Lin94] sowie in den Abschnitten 3
und 4 beschrieben.

e Beachtung von SeitengréBen bei dynamischem Load-Balancing: Bei der
Simulation des Verhaltens von SVM-Systemen hat sich unter anderem herausgestellt,
daBl dynamische Lastverteilungsverfahren in der Form, wie sie bisher implementiert
sind, zu Pagetrashing fiihren. Es ist daher das Ziel dieser Arbeit, Algorithmen zu
finden, die SVM-spezifische Anforderungen besser beriicksichtigen.

Die am Zentralinstitut fiir Angewandte Mathematik des Forschungszentrums Jiilich ent-
wickelte Programmiersprache SVM-Fortran [BGNP94] beriicksichtigt diese Forderungen.
Eine genauere Beschreibung des SVM-Fortran Projektes, in das diese Arbeit eingebettet
ist, findet sich im anschlieBenden Kapitel.



3 Die Sprache SVM-Fortran

SVM-Systeme stellen dem Benutzer auf Rechnern mit physikalisch verteiltem Speicher
einen zusammenhéngenden globalen Adrefraum zur Verfiigung. Existierende Programme
fiir Shared-Memory-Rechner sind im allgemeinen nach kleinen Modifikationen direkt unter

SVM ablaufféhig.

Es stellt sich also die Frage, warum man sich der Entwicklung einer neuen Sprache fiir
Shared Virtual Memory widmen mufl. An erster Stelle kann das Fehlen von Sprachprimi-
tiven zur Spezifikation von Parallelitdt in Standard—Fortran angefiihrt werden. Dariiber
hinaus ist aber festzuhalten, dafl die Ablauffdhigkeit von Shared-Memory-Programmen
allein nicht ausreicht. Voraussetzung fiir eine breite Akzeptanz des Shared-Memory-Pro-
grammiermodells auf SVM-Rechnern ist auch eine Performance, die nicht wesentlich hinter
der dquivalenter Message-Passing-Systeme zuriicksteht.

Es hat sich herausgestellt, dafl in SVM-Systemen eine grofle Zahl von Seitenfehlern zu ei-
ner schlechten Performance fiihrt. Seitenfehler sind deshalb besonders aufwendig, weil sie
zuséitzlich zur reinen Dateniibertragung einen Verwaltungsaufwand mit sich bringen, da
der Prozessor, bei dem sich ein angefordertes Datum befindet, zun&chst ausfindig gemacht
werden mufl. Die Reduktion der Seitenfehler auf ein Minimum ist daher entscheidend. Er-
reicht werden kann dies, indem man Lokalitdt beim Datenzugriff gew&hrleistet. Lokalitit
beim Datenzugriff ist dann gegeben, wenn sich im verteilten System Daten gerade dort
befinden, wo sie zum Ablauf der Berechnung bendétigt werden. Da zur Verfiigung stehen-
den Prozessoren sowohl Daten als auch Arbeitspakete zugeordnet sind, hingt Lokalitit
gleichzeitig von zwei Verteilungen ab. Erst wenn diese beiden Verteilungen aufeinander
abgestimmt sind, kann sich die geforderte Lokalitdt beim Datenzugriff einstellen.

Das Problem einer effizienten Programmierung in hierarchischen Speicherstrukturen exi-
stiert nicht nur bei SVM-Systemen. Bei dem Message-Passing-Programmiermodell ist der
Programmierer fiir beide Zuordnungen explizit verantwortlich. Der entscheidende Nachteil
dabei ist, daf} er sie ohne jede Unterstiitzung selbst realisieren muf. Dies fiihrt hdufig zu
Programmen, die nicht flexibel genug auf Anderungen von Eingabedaten, Systemeigen-
schaften oder laufzeitabhingigen Parametern reagieren kénnen.

In den vergangenen Jahren wurden deshalb vielfidltige Anstrengungen unternommen, For-
tran 77 bzw. dessen Nachfolger Fortran 90 um Sprachelemente zu ergénzen, die den Pro-
grammierer gerade von dieser Aufgabe entlasten sollen. Einige Hardware-unabhéngige
Konzepte haben besondere Bedeutung erlangt; genannt seien hier High-Performance-
Fortran (HPF) [HPF93, HPF94|, Vienna Fortran [ZBCM92] und Fortran D [HKKK92].
Alle drei Konzepte unterstiitzen datenparallele Anwendungen auf Systemen mit verteiltem
Speicher.

Das Gemeinsame dieser Dialekte ist das Verfahren, mit dem die aufeinander abgestimmte
Verteilung von Daten und Arbeitslast erreicht werden soll: Der Benutzer gibt {iber geeig-
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nete Sprachprimitive eine Strategie zur Datenverteilung vor. Die dazu ’passende’ Arbeits-
verteilung - im folgenden auch als Scheduling bezeichnet - wird dann nach der owner-
compute-rule von Compiler und Laufzeitsystem bestimmt. Diese owner-compute-rule
besagt, dafl Berechnungen nach Moglichkeit dort ausgefiihrt werden, wo die bendétigten
Daten lokal zur Verfiigung stehen.

Die folgenden Ausfiihrungen beschreiben die Realisierung der Datenverteilung in HPF
genauer, da HPF als herstelleriibergreifender Standard eine gewisse Verbreitung gefunden
hat und dariiber hinaus an einigen Stellen Vorbild bei der Definition der Syntax von
SVM-Fortran war.

3.1 Die Datenverteilung und das TEMPLATE in HPF

In HPF spezifiziert der Programmierer die Verteilung seiner Daten auf die zur Verfiigung
stehenden Prozessoren. Diese Verteilung erfolgt in drei Stufen (vergleiche Abbildung 3.1),
in deren Mittelpunkt das TEMPLATE steht.

Datenfeld D1
T(1,1)|T(2,1)|T3,1)
ALIGN
TANT@ATEA by 5y wiTH TE,1) Reale
T(1,3)[T(2.3)]T(3.3) p Prozessoren
TEMPLATE T TOZESSOT- oA
TALA|T2.H|TEA4) Feld P1
PalPE,L|PE.L|PE 1)
o DISTRIBUTE | P1 | P3 P2
4 P(1,1)|P(2,1)|P(1,1)|P(2,1) > > < >
o (BLOCK, CYCLIO) | p2 | P4 P3
P(1,2)|P(2,2)|P(1,2)]P(1,2)
Datenfeld Dn P4
| J
T(1,2)|T(2,2)|T(3,2)
ALIGN
TAATRATEA b 1y WITH T(,2%)

Abbildung 3.1:  Die dreistufige Verteilung von Datenfeldern auf physikalische Pro-
zessoren in HPF

Die Zuordnung von Datenfeldelementen auf Prozessoren ist in Abbildung 3.1 durch ein
gemeinsames Muster kenntlich gemacht. In der ersten Stufe wird auf der Menge der physi-
kalischen Prozessoren eine Struktur in Form eines ein- oder mehrdimensionalen Prozessor-
feldes definiert. Dies erleichtert bei der Programmierung die Anpassung an die Struktur
des zu losenden Problems und abstrahiert von der Verbindungs-Topologie der realen Ma-
schine. In der zweiten Stufe wird dann ein abstrakter Indexraum, der wieder ein- oder
mehrdimensional sein kann, auf das Prozessorfeld verteilt. Diesen abstrakten Indexraum
bezeichnet man dabei als TEMPLATE. Die Verteilung erfolgt fiir jede Dimension ein-
zeln nach einer benutzerspezifizierten Strategie (z.B. blockweise oder zyklisch). Auf dieses
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TEMPLATE koénnen schlieflich die Datenfelder ausgerichtet (aligned) werden. Dabei gibt
eine Zugriffsfunktion wie z.B.

ALIGN Datenfeld D1(1,J) WITH TEMPLATE T(J,2*I))

die Zuordnung von Datenfeldelementen zu TEMPLATE-Elementen an. Obwohl die zusétz-
liche Ebene des TEMPLATES nicht prinzipiell notwendig ist [CMZ93], hat man sie in HPF
realisiert. So kann beim Zugriff auf Teile eines schon verteilten Datenfeldes oder bei einem
Zugriff auf dasselbe Datenfeld mit einem anderen Zugriffsmuster leicht herausgefunden
werden, bei welchem Prozessor sich die adressierten Daten befinden. Der Programmie-
rer wird dabei nicht mit komplizierten Adrefumrechnungen belastet. Komfortabel sind
TEMPLATES auch in Situationen, in denen mehrere Datenfelder an einem gemeinsamen
Feld ausgerichtet werden sollen, ohne dafl dabei auf dieses Feld selbst zugegriffen wird.

3.2 Die Arbeitsverteilung und das TEMPLATE in SVM-
Fortran

Die Zielrechner fiir HPF und SVM-Fortran weisen einen physikalisch verteilten Speicher
auf. Dies bringt fiir beide Sprachen das Problem einer aufeinander abgestimmten Wahl
von Scheduling und Datenverteilung mit sich.

. Prozessor- Reale
Parallele Schleife 1 TEMPLATE T1 Feld Prozessoren
[ !
TanlTenlTey P1
PPy |PaylPe1
T22|T@2|TE2)| PDOLOOPS(L), DISTRIBUTE | P1 |P3 P2
» lra.ylrenlranlrey > > ( )
Ta3|rea|Tes| STRATEGY( (BLOCK, CYCLIC) [ P2 | P4 P3
ON_HOME(TQ.D))) |pa.2lPe2)|ra2)|Pe.2)
TLA|T29|TG.4) P4
A \ J
. DISTRIBUTE (1,)
s ONTO HOME T1(l, 2*J) :: T2

PR.D|P2.1)

T1.2)|T2|T13.2| PDOLOOPS(LI),

» |P(2,1)|P(2,1)
Ta|Tes|TEa| STRATEGY(

ON_HOME(T(J,1)))) P(2,2)|P(1,2)

Parallele Schleife n TEMPLATE T2

Abbildung 3.2:  Die dreistufige Verteilung von Schleifeniterationen auf physikalische
Prozessoren in SVM-Fortran

Allerdings unterscheidet sich SVM-Fortran von HPF darin, dafl der Benutzer aufgrund
der Transparenz der Speicherverwaltung zunéchst keine Kenntnis iiber die gerade vorlie-
gende Verteilung seiner Daten hat. Die erstrebte Koinzidenz von Datenverteilung mit dem
Schleifen-Scheduling erscheint also zunéchst als nicht-realisierbar.

Wie in Abschnitt 2.3 dargestellt erfolgt die Speicherung von Datenseiten aber nicht re-
gellos, denn eine Speicherseite befindet sich immer bei dem Prozessor, der zuletzt auf sie
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zugegriffen hat. Bei einem wiederholten Zugriff eines Prozessors auf dieselbe Seite kann
man annehmen, dafl sie in der Zwischenzeit bei diesem Prozessor verblieben ist. Dies ist
dann der Fall, wenn kein anderer Prozessor schreibend auf diese Seite zugegriffen hat und
wenn diese Seite nicht wegen Speichermangels ausgelagert werden mufite.

Erfolgversprechend ist ein Ansatz, bei dem der Benutzer eine Scheduling-Strategie vorgibt,
deren wiederholte Anwendung schliellich wegen der Migrationseigenschaft der Daten zu
der erwiinschten Lokalitdt beim Zugriff fiihrt. SVM-Fortran benutzt deshalb ebenfalls
TEMPLATES. Sie werden allerdings hier nicht mehr zur Speicherung von Datenvertei-
lungen, sondern zur Speicherung von Arbeitsverteilungen verwendet, damit ein bestimmtes
Zugriffsmuster mehrfach realisiert werden kann.

3.3 Weitere Eigenschaften von SVM-Fortran

SVM-Fortran [BGNP94] - eine Erweiterung der im wissenschaftlichen Bereich etablierten
Sprache Fortran 77 - wurde mit dem Ziel entwickelt, SVM-spezifische Sprachelemente zur
Verfiigung zu stellen und diese auf ihre Eignung zu untersuchen.

Neben dem TEMPLATE-Konzept hatten folgende Aspekte bei der Festlegung der Sprache
zentrale Bedeutung:

o Bereitstellung von Sprachdirektiven zur Spezifikation von Parallelitit
e Unterstiitzung von Daten- und Funktionsparallelitét
e Flexible Strategien zur Arbeitsverteilung, insbesondere auch irregulire Verteilungen

e Benutzerdefinierte Prozessorfelder zur Abstraktion von der physikalischen Verbin-
dungstopologie

e Unterscheidung von gemeinsamen und privaten Variablen

e Spezielle SVM-Unterstiitzung wie: Prefetching, Page-Locking, Wechsel zwischen
strikter und schwacher Datenkohérenz

e Wahl zwischen exklusiver oder redundanter Ausfiihrung in benutzerspezifizierten
Regionen

o Erleichterung einer schrittweisen Parallelisierung von sequentiellen Fortran-Programmen

e Maschinenunabhéngigkeit

SVM-spezifische Direktiven werden durch das Prafix CSVMS$ gekennzeichnet. Dadurch
wird erreicht, daf} diese Sprachelemente auf anderen Systemen als Kommentar interpretiert
werden, so dafl die so geschriebenen Programme unveréndert zu Testzwecken auch dort zur
Ausfiihrung gebracht werden kénnen. Um ein Maximum an Flexibilitdt zu garantieren,
ist eine dreistufige Transformation eines vorhandenen Fortran 77 Programms in einen
auf der jeweiligen Zielmaschine lauffihigen Code realisiert (siche Abbildung 3.3). In
der ersten Stufe gibt der Programmierer in seinem Standard-Fortran 77 Programm mit
Hilfe der CSVMS$-Direktiven die zur Parallelverarbeitung notwendigen Anweisungen an.
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Sequentielles Programm
in Fortran 77

<4—— Programmierer

Paralleles SVM-Fortran
Programm

<4——— SVMF Compiler

Zwischen-Code in Fortran 77
LAUFZEITBIBLIOTHEK mit Aufrufen von Routinen
der Laufzeitbibliothek

<«— Fortran 77 Compiler

<«———— Fortran 77 Linker

Auf der Zielmaschine
ausfiihrbarer Code

Abbildung 3.3:  Die dreistufige Code-Generierung

Diese werden von dem SVM-Fortran-Compiler zu Anweisungen in Standard-Fortran 77
und zu Aufrufen von geeigneten Laufzeitroutinen expandiert. Schliefllich wird mittels des
fiir die jeweilige Zielmaschine vorhandenen Fortran 77 Compilers unter Einbindung der

Laufzeitbibliothek der ausfiihrbare Code generiert.
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4 Nicht-regelmiflige Verteilungen
von Schleifeniterationen

In SVM-Systemen dauert ein nicht-lokaler Speicherzugriff im Vergleich zu einem loka-
len Zugriff deutlich linger. Neben der reinen Dateniibertragung erfordert das Auffinden
des betreffenden Datums eine nicht zu vernachléssigende Zeit (vergleiche Abschnitt 2.3).
Handelt es sich bei dem Zugriff um eine Schreiboperation, so ist zusétzlich der Ablauf
des Kohérenzsicherungsprotokolls abzuwarten, bevor die Berechnung fortgefiihrt werden
kann. Unter dem Betriebssystem ASVM [Zei93] liegen gemessene Page-Fault-Zeiten in ei-
ner Groflenordnung von 2,5 ms. Ein nicht-lokaler Speicherzugriff unterscheidet sich damit
etwa um den Faktor 10000 von einem lokalen Zugriff. Fiir eine effiziente Ausfithrung ist
deshalb ein mdéglichst grofler Anteil von lokalen Datenzugriffen entscheidend.

Die parallele Schleife ist das Sprachelement, das feingranulare Parallelitdt erméglicht. Lo-
kalitédt beim Datenzugriff ist deshalb fiir parallele Schleifen besonders wichtig. Diese Lo-
kalitit beim Datenzugriff liegt dann vor, wenn der einzelne Prozessor genau denjenigen
Teil der gesamten Schleifeniterationen ausfiihrt, dessen Daten in seinem lokalen Speicher
vorhanden sind. In Schleifen wird im allgemeinen auf mehrere Felder lesend und schrei-
bend zugegriffen, weshalb dies nicht immer fiir jeden Feldzugriff méglich ist. Konkurrie-
rende Schreibzugriffe in SVM-Systemen sind dabei besonders aufwendig; deshalb ist man
bemiiht, die Lokalitdt zumindest fiir schreibende Zugriffe zu gewdhrleisten.

Da benutzergesteuerte Datenverteilungen ausscheiden, wéhlt man in SVM-Systemen ge-
eignete Schleifen—-Scheduling—Strategien, um Datenlokalitit zu erreichen. In [Lin94] sind
Verfahren zur Ablaufplanung bei Parallelrechnern mit virtuell gemeinsamem Speicher un-
tersucht worden. Dabei haben sich zwei Schleifen—Scheduling—Strategien als geeignet her-
ausgestellt, um Lokalitdt beim Datenzugriff zu erreichen:

e Aligned—Scheduling: Diese Strategie stellt sicher, dal dort gerechnet wird, wo
die benétigten Daten vorliegen. Es bedarf der Unterstiitzung durch das SVM-
Laufzeitsystem, denn jeder Prozessor muf} zur Laufzeit aus der Page-Owner—Tabelle
die Information auslesen kénnen, welche der zu bearbeitenden Feldelemente gerade
lokal vorhanden sind. Nur diese werden dann von ihm selbst bearbeitet. Das primére
Zielsystem ASVM [Zei93] bietet bisher als einziges Basissystem diese Funktiona-
litdt. Alle anderen SVM-Realisierungen stellen diese Information bisher nicht zur
Verfiigung, zum einen, weil die Idee des Aligned—Scheduling noch relativ neu ist,
zum anderen aber auch, weil die Speicherverwaltung in SVM-Systemen fiir den Be-
nutzer urspriinglich vollsténdig transparent sein sollte. Eine detaillierte Darstellung
des Aligned—Scheduling findet sich in Kapitel 7.
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e Affinity—Scheduling: Eine Eigenschaft von SVM-Systemen ist es, dal Daten zu
dem Prozessor migrieren, der zuletzt schreibend auf sie zugegriffen hat. Dies fiihrt
dazu, daf} sich bei einem mehrfachen Zugriff eines bestimmten Prozessors auf den-
selben Teil eines Datenfeldes die referenzierten Daten beim ersten Zugriff eventuell
aus nicht-lokalem Speicher geladen werden mufiten. In giinstigen Féllen stehen sie
dann aber fiir alle weiteren Iterationen lokal zur Verfiigung. Diese giinstigen Félle
sind dann gegeben, wenn keine Speicherseiten wegen Speichermangels ausgelagert
werden miissen. Dariiber hinaus darf in der Zwischenzeit kein anderer Prozessor auf
diese Daten schreibend zugegriffen haben.

Liegt in einem Programm nun eine Situation vor, bei der ein parallel bearbeiteter
Kern mehrmals iteriert wird, so sorgt man dafiir, dafl immer dieselben Prozessoren
auch dieselben Iterationen bearbeiten, damit ab der zweiten Iteration dort gerechnet
wird, wo auch die benétigten Daten lokal zur Verfiigung stehen.

In SVM-Fortran ist bisher die Strategie des Aflinity—Scheduling durch das TEM-
PLATE-Konzept (sieche Abschnitt 3) realisiert. Der Benutzer gibt dabei eine bestimmte
Verteilung von Schleifeniterationen auf Prozessoren vor. Mehrere Schleifen, die auf das-
selbe Datenfeld zugreifen, kdnnen so nach derselben Strategie verteilt werden, damit sich
der oben dargestellte Ablauf einstellen kann. Bisher kann der Benutzer die reguléren Ver-

teilungen BLOCK, GENERAL BLOCK, CYCLIC und BLOCK CYCLIC vorgeben.

Die Vorteile dieser reguléren Verteilungsstrategien sind:

e Eine einfache Realisierbarkeit

e Ein geringer Speicherbedarf, da zur Spezifikation wenige Parameter ausreichen (siehe

[Plu94])
e Eine effiziente Berechnung zur Laufzeit
Dennoch sind diese reguldren Strategien in einigen Féllen nicht flexibel genug:
1. Bei indirektem Feldzugriff greift man in einer parallelen Schleife auf ein Datenfeld

nicht direkt iiber den Laufindex, sondern indirekt iiber eine allgemeine Indexfunktion
oder iiber ein Mapping—Array zu.

Iterationen

£

Daten

Dabei ergeben sich fiir Iterationen, die im Speicher aufeinanderfolgende Daten adres-
sieren, im allgemeinen keine regulédren Verteilungsstrukturen.

2. Beim Aligned—Scheduling hingen die lokal zu bearbeitenden Iterationen iiber eine
Align—Funktion von der gerade vorliegenden Datenverteilung ab. Diese Datenvertei-
lung ergibt sich aber, wie in Abschnitt 2.3 dargestellt, aus dem dynamischen Ablauf
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im System. Sie ist im allgemeinen fiir den Anwender transparent, nicht determini-
stisch und insbesondere nicht von regulérer Struktur. Mo6chte man beim Aligned-
Scheduling das sich ergebende Zugriffsmuster speichern, so reichen die reguléren
Verteilungsmuster dazu nicht mehr aus.

3. Dynamische Lastbalancierung ist dann notwendig, wenn die Arbeitslast in ei-
ner einzelnen Schleifeniteration nicht konstant ist, sondern von Laufzeitparametern
abhingt. Es wird angestrebt, daBl auch in diesem Fall alle Prozessoren gleichmé&Big
ausgelastet sind, so daf} zur Verfiigung stehende Ressourcen méglichst gut ausgenutzt
werden kénnen. Da eine dynamische Lastverteilung von Informationen zur Laufzeit
abhingt, ergibt sich dabei im allgemeinen kein deterministischer Ablauf. Man muf
deswegen davon ausgehen, daf sich die dabei ergebende Verteilung von Arbeitspa-
keten auf Prozessoren keine reguldre Struktur mehr aufweisen wird. Beriicksich-
tigt man, dal dynamische Lastverteilungsverfahren auf massiv—parallelen Rechnern
einen relativ groflen Overhead mit sich bringen (vergleiche Abschnitt 5), so wird
der Wunsch deutlich, ein sich so ergebendes Verteilungsmuster speichern zu kénnen.
Liegt eine Verteilung dann einmal vor, so kann man sie wiederverwenden, ohne erneut
den Overhead, den die dynamische Verteilung mit sich bringt, investieren zu miissen.

Die angefiihrten Punkte zeigen, dafl selbst Basissprachmittel wie z.B. der indirekte Feldzu-
griff innerhalb einer parallel auszufiihrenden Schleife auf Iterationsverteilungen von nicht—
reguldrer Struktur fiihren. Ein Mechanismus, der diese Art der Verteilung realisiert, ist
also unverzichtbar. Dabei sind insbesondere die Spezifikation und die Speicherung dieser
Verteilungen zu leisten.

4.1 Die gewihlte Datenstruktur

Mochte man also auch nicht-regulére Iterationsverteilungen speichern kénnen, so ist dazu
eine geeignete Datenstruktur erforderlich. Der Begriff 'nicht-reguldre Verteilung’ deu-
tet schon an, da man eine derartige Verteilung nicht mehr durch die Angabe weniger
Parameter spezifizieren kann. Es bleibt deswegen keine andere Méglichkeit, als eine Ta-
belle anzulegen, die die Zuordnung von TEMPLATE—-Elementen auf Prozessorfeldelemente
speichert.

Mit der Frage der Art der Darstellung ist zusétzlich auch die Frage verbunden, ob die
Verteilung von TEMPLATES zentral oder besser dezentral zu speichern ist.

Der erste Ansatz, der der logischen Sicht dieser Verteilung als Abbildung von TEMPLATE-
Elementen auf Prozessorfeldelemente am weitesten entspricht, ist die zentrale Speicherung
einer Tabelle, die fiir jeden mdoglichen Schleifenindex einzeln einen Eintrag mit dem zu-
gehoérigen Prozessorelement enthilt. Dabei ergeben sich allerdings gleich mehrere Pro-
bleme:

e Wenn nur ein zentraler Server die gesamte Information verwaltet, miissen alle Pro-
zessoren, die an parallelen Schleifen partizipieren, vor der eigentlichen Ausfiihrung
erst die lokal auszufiihrenden Arbeitspakete ermitteln. Dies bedeutet zusdtzliche
Kommunikation und einen Engpafl bei dem zentralen Server.
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e Jeder der an einer parallelen Schleife mitarbeitenden Prozessoren benotigt nur die In-
formation iiber diejenigen Iterationen, die er selbst zu bearbeiten hat. Die genannte
Darstellung enthilt die Information aber gerade umgekehrt: Statt Iterationen pro
Prozessor wéren Prozessoren pro Iteration gespeichert. Eine explizite Invertierung
des TEMPLATES vor jeder Ausfiihrung einer parallelen Schleife wére also notwen-
dig.

e Da bei der Ausfiihrung von parallelen Schleifen jeder beteiligte Prozessor die In-
formation in der invertierten Darstellung benétigt, die Information aber zusétzlich
zentral in der nicht invertierten Form vorliegen wiirde, wiirde insgesamt der doppelte
Speicherplatz belegt werden.

o Es ist zugelassen, dafl Schleifeniterationen auf mehrere Prozessorfeldelemente repli-
ziert werden. In diesem Fall speichert ein TEMPLATE nicht mehr eine Abbildung
von Iterationen auf Prozessorfeldelemente, sondern eine Abbildung auf eine Menge
von Prozessorfeldelementen. Die Speicherung wére deutlich aufwendiger.

Diese Probleme lassen sich vermeiden, wenn man zu einer Darstellung iibergeht, bei der
jeder Prozessor in einer Liste nur diejenigen Iterationen speichert, die er selbst zu bear-
beiten hat.

Bei der Wahl der Datenstruktur fiir ein derartiges lokales invertiertes TEMPLATE
sind nun zwei Alternativen denkbar:

1. Es wird eine Liste angelegt, die jede zu bearbeitende Iteration einzeln enthilt.

2. Es wird eine Liste angelegt, in der zusammengehorige Blécke von Iterationen abge-
speichert werden.

Bewertet man diese Alternativen hinsichtlich Speicherbedarf, Berechnungsaufwand und
Eingliederung in die vorgegebene Struktur des Laufzeitsystems, so ist eindeutig die zweite
Variante vorzuziehen:

1. Der Speicherbedarf fiir die blockweise Darstellung ist deutlich giinstiger, falls die
Iterationen eines Prozessors auch tatsdchlich Blécke bilden. Im Extremfall sind so-
gar nur zwei Zahlen fiir Anfang und Ende eines einzigen Blocks zu speichern. Im
umgekehrten Extremfall, falls sich also nur Blécke der Lénge eins ergeben, ist der
Speicherbedarf doppelt so grofl wie bei der ersten Alternative, da dann als Anfang
und Ende eines jeden Blocks dieselbe Zahl zweimal abgespeichert wird. Denkbar
wiire in diesem Fall der Ubergang auf die Einzelspeicherung von lokal durchzufiihren-
den Iterationen. Dieser Ubergang wire ohne grofien programmiertechnischen sowie
zeitlichen Aufwand realisierbar, da in der Liste lediglich jedes zweite Datum geléscht
werden miifite.

2. Damit parallele Schleifen effizient auf den beteiligten Prozessoren ausgefiihrt wer-
den [Plu94], ist es unbedingt erforderlich, daf§ aufeinanderfolgende Iterationen auch
tatséchlich als ein zusammenh&ngender Block von einer einzigen DO-Schleife ab-
gearbeitet werden. Hat man also das lokale invertierte TEMPLATE schon in
blockweiser Darstellung vorliegen, so ergeben sich untere und obere Schleifengrenzen
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einfach und schnell ohne jede Berechnung durch Auslesen von zwei Zahlen aus dem
lokalen Speicher. Die bei der Speicherung von Einzeliterationen notwendige Konver-
tierung in die blockweise Darstellung ist bei der Ausfiihrung einer parallelen Schleife
zu aufwendig. Deshalb mufl auch dann, wenn der Speicherbedarf der blockweisen
Darstellung ungiinstig ist, auf den oben erwihnten Ubergang zur Speicherung von
Einzeliterationen verzichtet werden.

3. Beim Anlegen eines lokalen invertierten TEMPLATES wihrend der Ausfiihrung
der DISTRIBUTE-Direktive sind die auftretenden Bldcke zu berechnen. Der dabei
verwendete Algorithmus ist sehr einfach und effizient (siehe Abschnitt 4.2).

Number of local Blocks: n
from to
f, t,
[ ]
[ ]
[ ]
f t

Abbildung 4.1:  Die Datenstruktur ”lokales invertiertes TEMPLATE”

Selbst mit dieser verteilten Art der Speicherung bleibt prinzipiell das Problem eines unter
Umstédnden recht groflen Speicherbedarfs bestehen. Falls sich nur Bldcke der Linge eins
ausbilden, miissen fiir jede lokal auszufiihrende Iteration zwei Integer—Zahlen gespeichert
werden. Die Zahl der Blécke, die ein bestimmter Prozessor zu speichern hat, ergibt sich
erst wihrend der Laufzeit. Da der exakte Speicherbedarf deswegen nicht vorher bestimmt
werden kann, soll hier der schlechteste Fall abgeschdtzt werden. Dieser liegt dann vor,
wenn ein einzelner Prozessor alle geraden (oder alle ungeraden) Iterationen ausfiihrt. Es
ergeben sich [%1 Blécke, wobei N die Zahl aller Iterationen in der betreffenden Dimension
bezeichnet. Jeder dieser Blocke enthédlt zur Darstellung von unterer und oberer Grenze
zwei Integer—Werte. Setzt man fiir einen Integer—Wert maschinenabhingig 4 Byte an, so
ergibt sich ein maximaler Speicherbedarf von 4 x (N + 1) Byte. Bei mehrdimensionalen
TEMPLATES multipliziert sich dieser Platzbedarf entsprechend des Zahl und Ausdehnung
der Dimensionen.

In SVM-Fortran sind nun zwei Moglichkeiten vorgesehen, wie man statisch eine nicht—
reguldre Verteilung von Schleifeniterationen auf Prozessorfelder spezifizieren kann:

1. Die indirekte DISTRIBUTE-Direktive
2. Die gekoppelte DISTRIBUTE-Direktive

Diese Direktiven sollen im folgenden ndher erldutert werden.
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4.2 Die indirekte DISTRIBUTE-Direktive

Die grofite Flexibilitét bei der Spezifikation von TEMPLATES hat der Anwender mit
dieser Direktive. Er kann dabei in jeder Dimension direkt angeben, welche Iteration auf
welchem Prozessor eines Prozessorfeldes ausgefiihrt werden soll.

CSVM$ PROCESSORS :: P(N,N)
CSVM$ TEMPLATE :: T(N,N)
CSVM$ REDISTRIBUTE (I,J) ONTO P(L,MAP(J)) : T

In diesem Beispiel hat der Programmierer die Verteilung eines zweidimensionalen Itera-
tionsraumes T auf ein zweidimensionales Prozessorfeld P angegeben. In der ersten Di-
mension soll jede Iteration I auf dem Prozessor, dessen Position im Prozessorfeld P in
der ersten Dimension gerade I ist, zugeordnet werden. Die zweite Dimension des Iter-
ationsraumes wird auf die zweite Dimension des Prozessorfeldes P verteilt. Die Verteilung
wird durch das Mapping—Array MAP bestimmt. Eine Iteration J soll auf dem Prozessor
ausgefiihrt werden, dessen Position im Prozessorfeld P in der zweiten Dimension gerade

MAP(J) ist.

Die Sprachdefinition von SVM-Fortran erlaubt bei der Spezifikation der Indizes des Ziel-
prozessorfeldes (im Beispiel also I bzw. MAP(J)) beliebige Integer—Ausdriicke, so daf
insbesondere Konstanten, Funktionen und Speicherreferenzen zuléssig sind.

4.2.1 Zwischen—Code fiir die indirekte DISTRIBUTE—-Direktive

Eine derartige DISTRIBUTE-Direktive ist syntaktisch fiir den Compiler zunéchst nichts
anderes als ein Kommentar. Sie muf} deshalb in ausfiihrbaren Programm-—Code iibersetzt
werden. Die Ubersetzung eines SVM-Fortran Anwendungsprogramms erfolgt, wie in Ab-
schnitt 3.2 beschrieben, in drei Schritten. Zuerst werden von dem Préprozessor svmf die
Direktiven in Fortran 77—Code sowie in Aufrufe von neuen Laufzeitfunktionen iibersetzt.
Dieser Code wird dann konventionell iibersetzt. Schliellich werden neue Laufzeitfunktio-
nen, die den parallelen Programmflufl steuern, hinzugelinkt.

Aus Griinden der Effizienz und der Ubersichtlichkeit des erzeugten Zwischen—Codes wird
dabei eine moglichst geringe Verédnderung des urspriinglichen Fortran—Programmtextes
angestrebt. Zusétzliche Verwaltungsarbeit wird im wesentlichen von den Laufzeitfunktio-
nen geleistet, so dal der Zwischen—Code nur um entsprechende Aufrufe erweitert werden
muf.

Bei der Expansion der DISTRIBUTE-Direktive im nicht-reguléren Fall scheidet diese Me-
thode aus, da die Integer—Ausdriicke, die die Verteilung steuern, in Fortran-Syntax gege-
ben sind. Dariiber hinaus greifen sie auf Daten zu, die ausschlief8lich im Fortran—Kontext
zur Verfiigung stehen. Dies erfordert, dafl zusdtzlicher Programmtext {iberwiegend als
Fortran—Code zu generieren ist.

4.2.1.1 Zwischen—Code fiir den Standardfall

Effiziente Lésungen von Programmieraufgaben beruhen auf einer geeigneten Wahl von auf-
einander abgestimmten Algorithmen und Datenstrukturen. Ein auf die oben diskutierte
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Datenstruktur ’lokales invertiertes TEMPLATE’ abgestimmter Algorithmus ist da-
durch gegeben, dafl dimensionsweise alle Prozessoren, auf die Iterationen verteilt werden
sollen, den Iterationsbereich vollstdndig durchlaufen. Jeder Integer—Ausdruck, der von
der Laufvariablen abhingt, wird von jedem Prozessor ausgewertet. Falls die Nummer,
die der lokale Prozessor in dieser Dimension innerhalb des Prozessorfeldes hat, mit dem
Wert des Integer—Ausdrucks iibereinstimmt, so soll die gerade untersuchte Iteration auf
diesem Prozessor ausgefiihrt werden. Die Laufvariable wird folglich in das lokale inver-
tierte TEMPLATE eingefiigt. In Abbildung 4.2 ist der vom svmf-Compiler generierte
Zwischen—Code zur Umsetzung der indirekten Verteilung anhand eines Beispiels darge-
stellt.

Der Vorgang dieses Einfiigens ist recht einfach, da sichergestellt ist, daf} Iterationen in
streng aufsteigender Ordnung hinzugefiigt werden: Es wird also lediglich iiberpriift, ob
eine neu hinzukommende Iteration den letzten Block um eins vergré8ert oder ob ein neuer
Block angefangen werden muf. Da nicht a priori feststehen kann, wieviele Blocke ein
bestimmter Prozessor speichern muf}, wurde eine dynamische Vergréflerung der lokalen
Liste vorgesehen. Um zu vermeiden, daf dies jedesmal geschieht, wenn ein neuer Block
angefangen werden mufl, wird der Vergr6B8erungsschritt in Abh&ngigkeit von der Gréfle
des TEMPLATES in dieser Dimension und von der Zahl der partizipierenden Prozessoren
gewdhlt.

4.2.1.2 Optimierung fiir Sonderfille

Bei der Expansion der DISTRIBUTE-Direktive fiir nicht-regulére Verteilungen lassen sich
drei Sonderfille effizienter realisieren:

1. Der Integer—Ausdruck zur Spezifikation des Zielprozessorfeldes ist eine Konstante.

Bsp.: DISTRIBUTE (I) ONTO P(2)

2. Die Verteilung soll auf alle Prozessoren in einer Dimension repliziert werden, d.h. alle
Prozessoren in der betreffenden Dimension sollen den Programm-Code redundant
ausfiihren.

Bsp.: DISTRIBUTE (I) ONTO P(*)

3. Die Verteilung soll auf einen Bereich einer Dimension eines Prozessorfeldes repliziert
werden.

Bsp.: DISTRIBUTE (I) ONTO P(2:6)

In diesen Fillen tritt die Laufvariable I bei der Spezifikation des Zielprozessorfeldes nicht
auf. Die Semantik der DISTRIBUTE-Direktive legt dann fest, da das TEMPLATE
nicht verteilt, sondern sequentialisiert wird. Es werden alle TEMPLATE-Elemente als
ein zusammenhéngender Block allen Prozessoren zugeordnet, die bei der Spezifikation
des Zielprozessorfeldes angegeben sind. Es braucht also in diesen Féllen nicht mehr das
gesamte TEMPLATE in der bearbeiteten Dimension durchlaufen zu werden; stattdessen
wird gepriift, ob der lokale Prozessor einen solchen vollstdndigen Iterationsblock erhilt.
Ist dies der Fall, so kann dies schon bei der Initialisierung des TEMPLATES vermerkt
werden.
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1:CSVM$ PROCESSORS :: P(2)
2:CSVM$ TEMPLATE :: T(5000)
3:CSVM$ DISTRIBUTE (I) ONTO P(IFF(I)) :: T

4: CALL SVM_BARRIER(2,PSET_GET_APS(),1)

5: I_AM_MEMBER = I_PROC_TO_INDEX (1, MYPROC(), PROC_INDEX_FIELD)
6: CALL SVM_READ_PROC_DIMENSIONS(1,PROC_DIMENSION,RANK)

7: SVM_ITER_APS_FIELD(1,1) = PROC_INDEX_FIELD(1)

8: SVM_ITER_APS_FIELD(1,2) = PROC_INDEX_FIELD(1)

9: SVM_DISTR_DEST_FIELD(1) = 1

10: CALL SVM_INIT_LOCAL_INV_TEMPL_INDIR

11: + (1, 1, 1, I_AM_MEMBER, SVM_DISTR_DEST_FIELD, PPROC_
12: + DIMENSION, SVM_ITER_APS_FIELD, PROC_INDEX_FIELD, RANK)
13: IF(I_AM_MEMBER .EQ. 1) THEN

14: CALL SVM_MAKE_MYPROC_TO_APS()

15: CALL SVM_READ_TEMPL_BOUNDS(1,DEST_TEMPL_DIMENSION,RANK)
16: DO 100, I_0000 = DEST_TEMPL_DIMENSION(1,1),

17: + DEST_TEMPL_DIMENSION(1,2)

18: INT_EXPR_VAL = IFF(I_0000)

19: IF ( (INT_EXPR_VAL .LT. PROC_DIMENSION(1,1)) .OR.
20: + INT_EXPR_VAL .GT. PROC_DIMENSION(1,2))) THEN
21: IF (MYPROCSET() .EQ. 0) THEN

22: CALL SVM_ERROR_REPORT (°...°%)

23: ENDIF

24: ELSEIF (INT_EXPR_VAL .EQ. PROC_INDEX_FIELD(1)) THEN
25: CALL SVM_ADD_TO_LOCAL_INV_TEMPL (I_0000, 1, 1)

26: ENDIF

27: 100 CONTINUE

28: CALL SVM_PSET_RESET_APS()

29: ENDIF

30: CALL SVM_BARRIER(3,PSET_GET_APS(),1)

Abbildung 4.2:  Expansion der Direktive INDIRECT DISTRIBUTION”

4.3 Die gekoppelte DISTRIBUTE-Direktive

Hat man schon eine Verteilung von Schleifeniterationen auf ein Prozessorfeld in einem
TEMPLATE gespeichert und méchte auf dieselben Daten in einer anderen Ordnung zu-
greifen, so 148t sich die Lokalitdt beim Datenzugriff dadurch erhalten, dafl man das Sche-
duling der neuen Iterationen abhéingig von dem alten TEMPLATE und von dem Zugriffs-
muster organisiert. Ein Beispiel hierfiir ist ein Mehrgitterverfahren, bei dem man nicht
nur auf das gesamte Feld von Gitterpunkten, sondern bei der Vergroberung des Gitters
auch auf einen Teil der Gitterpunkte mit einem gewissen Abstand zugreifen muff. Bei
dem in Abbildung 4.3 dargestellten Beispiel ist der vollsténdige Iterationsraum blockweise
auf drei Prozessoren verteilt. Jeder Prozessor erhilt also genau 5 Iterationen. Die zweite
DISTRIBUTE-Anweisung fiihrt in dieser Situation dazu, daB die Iteration I des Teili-
terationsraumes T2 genau dort ausgefiihrt wird, wo vorher schon die Iteration 3 * I des
gesamten Iterationsraumes T1 ausgefiihrt wurde. Dies fiihrt dazu, daf} jeder Prozessor nur
auf Daten zugreift, auf die er zuvor schon einmal zugegriffen hat.
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Die einzelnen Zeilen haben dabei die folgende Bedeutung:

1
2

15
16
18
19 - 23 :

24 - 26 :

28
30

: Definition eines eindimensionalen Prozessorfeldes der Ausdehnung 2.
: Definition eines eindimensionalen TEMPLATES der Ausdehnung 5000.
: Indirekte Verteilung, deren Expansion in Zeile 4 bis 30 erfolgt.

: Da eventuell zuvor gemeinsame Variablen initialisiert werden,

muf} auf das Eintreffen aller Prozessoren gewartet werden.

: Bestimmung der eigenen Position innerhalb des Prozessorfeldes P.

: Bestimmung der Prozessorfeldgrenzen.

: Information, welche Prozessoren eine Schleifeniteration gemeinsam bearbeiten.
: Die 1. TEMPLATE-Dimension ist auf die 1. Prozessorfeld—-Dimension verteilt.
: Initialisierung des 1. TEMPLATES in Dimension 1.

: Nur diejenigen Prozessoren durchlaufen die Zeilen 14 bis 28, welche in dem Teil

des Prozessorfeldes P, auf das verteilt wird, enthalten sind.

: Da der folgende Aufruf der Funktion IFF nicht synchronisiert werden

mufl, bildet jeder Prozessor fiir sich allein ein APS.

: Bestimmung der TEMPLATE-Grenzen.
: Es wird die gesamte TEMPLATE-Dimension durchlaufen.
: Auswertung des Integer—Ausdrucks.

Falls sich der in Zeile 18 berechnete Wert aufierhalb der Prozessorfeldgrenzen
befindet, so liegt ein Fehler vor.
Falls der in Zeile 18 berechnete Wert mit der Nummer des lokalen Prozessors

innerhalb des Prozessorfeldes iibereinstimmt, so wird die
Laufvariable zum TEMPLATE T hinzugefiigt.

: Wiederherstellung des urspriinglichen APS.
: Da die nachfolgende Programmausfiihrung eventuell gemeinsame Variablen

verdndern kann, die in dem Integer—Ausdruck auftreten, muf} hier
wieder auf das Eintreffen aller Prozessoren gewartet werden.

CSVM$ PROCESSORS :: P(3)

CSVM$ TEMPLATE :: T1(15), T2(5)

CSVMS$ DISTRIBUTE (BLOCK) ONTO P :: T1
CSVMS$ DISTRIBUTE (I) ONTO HOME (T1(3*I)) :: T2

CSVMS$ PDO (I) ONTO HOME (T1(I))

DO I=1,15
. = A(D)
ENDDO ...
CSVM$ PDO (I) ONTO HOME (T2(I))
DO I=1,5
. = A(3%])
ENDDO
P1 P2 P3
T1 |1 |2]3]4]5 |6 |7]8]9 |10|11|12|13|14|15|
7% I Y I P2 R 1 B B ) D R

Abbildung 4.3:  Iterationsverteilung beim Zugriff auf ein Teilfeld
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1:CSVM$ PROCESSORS :: P(3)
2:CSVM$ TEMPLATE :: T1(15),T2(5)
3:CSVM$ DISTRIBUTE (I) ONTO HOME(T1(3#I))::T2

4: CALL SVM_BARRIER(3,PSET_GET_APS(),1)

5: I_AM_MEMBER = I_SVM_CHECK_IF_TEMPL_IS_DEFINED(1)

6: SVM_DISTR_DEST_FIELD(1) = 1

7: SVM_TEMPL_ALIGN_SPEC_LIST(1) = 0

8: CALL SVM_INIT_LOCAL_INV_TEMPL_LINKED(2, 1, 2, I_AM_MEMBER,

9: SVM_DISTR_DEST_FIELD, SVM_TEMPL_ALIGN_SPEC_LIST,

10: + SVM_DEST_DIM_IS_SEQUENT)

11: IF(I_AM_MEMBER .EQ. 1) THEN

12: CALL SVM_MAKE_MYPROC_TO_APS()

13: CALL SVM_READ_TEMPL_BOUNDS(1, SOURCE_TEMPL_DIMENSION, RANK)
14: CALL SVM_READ_TEMPL_BOUNDS(2, DEST_TEMPL_DIMENSION, RANK)

15: IF (SVM_DEST_DIM_IS_SEQUENT(1) .NE. 1) THEN

16: DO 100, I_0000 = DEST_TEMPL_DIMENSION(1,1),

17: + DEST_TEMPL_DIMENSION(1,2)

18: INT_EXPR_VAL = 3*I_0000

19: IF ( (INT_EXPR_VAL .LT. SOURCE_TEMPL_DIMENSION(1,1)) .OR.
20: + (INT_EXPR_VAL .GT. SOURCE_TEMPL_DIMENSION(1,2))) THEN
21: IF (MYPROCSET() .EQ. 0) THEN

22: CALL SVM_ERROR_REPORT (°...°%)

23: ENDIF

24: ELSEIF (I_NUM_IS_ON_MYPROC (1,1,INT_EXPR_VAL).NE.O) THEN
25: CALL SVM_ADD_TO_LOCAL_INV_TEMPL (I_0000, 2, 1)

26: ENDIF

27: 100 CONTINUE

28: ENDIF

29: CALL SVM_PSET_RESET_APS()

30: ENDIF

31: CALL SVM_BARRIER(5,PSET_GET_APS(),1)

Abbildung 4.4:  Expansion der Direktive "LINKED DISTRIBUTION”

4.3.1 Zwischen—Code fiir gekoppelte Verteilungen

Der Zwischen—Code fiir die DISTRIBUTE-Direktive, die nach einem zuvor schon verteil-
ten TEMPLATE ausgerichtet wird (linked DISTRIBUTION), unterscheidet sich von
dem der indirekten Verteilung im wesentlichen nur durch das Kriterium fiir die Annahme
einer Iteration. Dieses Kriterium ist nicht mehr, daf§ der Wert des Integer—Ausdrucks mit
der Adresse des lokalen Prozessors innerhalb des Prozessorfeldes iibereinstimmt. Stattdes-
sen wird eine Iteration dann in das neue lokale invertierte TEMPLATE iibernommen,
wenn die von dem Integer—Ausdruck spezifizierte Iteration auf dem TEMPLATE, nach
dem verteilt werden soll, schon lokal vorhanden ist. In Abbildung 4.4 ist der vom svmf-
Compiler generierte Zwischen—Code, der die gekoppelte Verteilung umsetzt, an einem
Beispiel dargestellt.
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Die einzelnen Zeilen haben dabei die folgende Bedeutung:

1
2
3

12

13
14
15

16

18

19 - 23 :

24 - 26 :

29
30

Bei dieser Art der Verteilung ist ein weiterer Punkt zu beachten: Lag die gegebene Ver-
teilung, an der die neue auszurichten ist, in einer reguldren Darstellung vor und ist die
neue Art der Verteilung lediglich eine Kopie der alten (z.B. bei DISTRIBUTE (I) ONTO
HOME (T1(I)) :: T2), so wird dies erkannt. Auch die Verteilung des neuen TEMPLATES
kann so wieder in der regulidren und damit speicherplatzsparenden Art registriert werden.
Dies bringt zusédtzlich den Vorteil eines effizienteren Ablaufes mit sich, da nicht mehr die
gesamte TEMPLATE-Dimension durchlaufen werden muf. Stattdessen geniigt es, einmal

: Definition eines eindimensionalen Prozessorfeldes der Ausdehnung 2.
: Definition eines eindimensionalen TEMPLATES der Ausdehnung 5000.
: Gekoppelte Verteilung, deren Expansion in Zeile 4 bis 31 dargestellt ist.

: Da eventuell zuvor gemeinsame Variablen initialisiert werden,

muf} auf das Eintreffen aller Prozessoren gewartet werden.

: Nur auf diejenigen Prozessoren, auf die das Quel-TEMPLATE verteilt

wurde, wird auch das Ziel-TEMPLATE verteilt.

: Speicherung der Quell-TEMPLATE-Dimension, nach der verteilt wird.

= 0 bedeutet, dafl nicht verteilt, sondern sequentialisiert wird.

: Speichert Angaben der template_align spec_list:

0 < Integer—Ausdruck; -1 < Stern; J < Konstante = J.

: Initialisierung des 2. TEMPLATES in Dimension 1.
: Nur diejenigen Prozessoren durchlaufen die Zeilen 12 bis 28, welche in dem

Teil des Prozessorfeldes P enthalten sind, auf das verteilt wird.

: Da der folgende Aufruf der Funktion IFF nicht synchronisiert werden

mufl, bildet jeder Prozessor fiir sich allein ein APS.

: Bestimmung der Quell-TEMPLATE—-Grenzen.
: Bestimmung der Ziel-TEMPLATE-Grenzen.
: Nur falls die betrachtete Dimension nicht sequentialisiert ist, muf} verteilt

werden.

: Es wird die gesamte Ziel-TEMPLATE-Dimension durchlaufen.
: Auswertung des Integer—Ausdrucks.

Falls sich der in Zeile 18 berechnete Index auflerhalb der Grenzen des Quell-
TEMPLATES befindet, so liegt ein Fehler vor.

Falls der in Zeile 18 berechnete Index in dem Quell-TEMPLATE auf dem
lokalen Prozessor vorhanden ist, so wird die Laufvariable zum

Ziel -TEMPLATE auf dem lokalen Prozessor hinzugefiigt.

: Wiederherstellung des urspriinglichen APS.
: Da die nachfolgende Programmausfiihrung eventuell gemeinsame Variablen

verdndern kann, die in dem Integer—Ausdruck auftreten, muf} hier wieder
auf das Eintreffen aller Prozessoren gewartet werden.

einige Werte in die lokale Datenstruktur fiir das Ziel-TEMPLATE einzutragen.

Auch wenn die urspriingliche Verteilung selbst nicht reguldr gewesen ist, fiihrt dieser Ko-

piermechanismus zu einer Verkiirzung der Ausfiihrungszeit.
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4.4 Gemessene Ausfiihrungszeiten

Nachdem in den beiden vorangegangenen Abschnitten die Realisierungen der indirek-
ten und der gekoppelten Verteilung dargelegt wurden, wird nun beschrieben, welche
Ausfiihrungszeiten sich dabei ergeben.

Den Beschreibungen der internen Abldufe in Abbildung 4.2 sowie in Abbildung 4.4 kann
man entnehmen, daf§ sich die Ausfiihrungszeiten der DISTRIBUTE-Direktiven aus drei
Anteilen zusammensetzen. Die Initialisierung weist eine konstante Laufzeit auf. Die Lauf-
zeit der beiden Barriere-Synchronisationen hingt logarithmisch (vergleiche Abbildung 4.5)
von der Zahl P der beteiligten Prozessoren ab.

Die dritte Komponente ist der eigentliche Verteilungsvorgang, dessen Laufzeit linear mit
der Grofle des zu verteilenden Iterationsraumes wéachst. Welchen Zeitbedarf dabei die
Verteilung einer einzelnen Iteration mit sich bringt, héngt stark von der Form des Integer—
Ausdrucks ab, der schliefilich die Verteilung steuert. In den Zeilen zwei bis vier in Tabelle
4.1 sind die Werte fiir drei typische Integer—Ausdriicke angegeben. Die Werte in Zeile
drei ergeben sich dabei nur, falls das Mapping—Array MAP auf jedem Prozessor privat
vorliegt. Falls dies wegen seiner Grofle nicht mehr méglich ist, werden sich zusétzlich
bei jedem Prozessor P-1 Read-Page-Faults ergeben. Der MeBwert in Zeile sechs héngt
praktisch nicht von der Gréfle des zu kopierenden Datenbereiches ab.

Globale Synchronisation

N N
o ($)]
() ()

wn
S

Ausfihrungszeit (ms

1.00

0.50

000 I I I I I I |
0 20 40 60 80 100 120 140
Prozessorzahl

Abbildung 4.5:  Gemessene Ausfiihrungszeit einer Barriere-Synchronisation

Stellt man diese Laufzeiten denen im reguldren Fall (vergleiche [Plu94]) gegeniiber, so
ist das Verhalten beider Verteilungsanweisungen bei der Ausfiihrung der Initialisierung
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‘ Operation ‘ indirekte Verteilung ‘ gekoppelte Verteilung ‘
Initialisierung 100 ps 117 ps
DISTRIBUTE (I) ONTO ... o + 3! 1,5 us 6 us
DISTRIBUTE (I) ONTO ... MAP(I)! 1,4 us 6 us
DISTRIBUTE (I) ONTO ... FKT(I)! 12.5 ps 17 us
Kopierung einer
regelméBigen Verteilung / 8,5 ps
Kopierung einer
nicht regelméfligen Verteilung / 19 ps
Tabelle 4.1: Ausfiihrungszeiten fiir Bestandteile der DISTRIBUTE-Direktive

und der beiden BARRIER im wesentlichen gleich. Der Unterschied besteht darin, dafl im
nicht-reguléren Fall der Lauf iiber den Iterationsraum hinzukommt.

4.5 Mehrdimensionale nicht—regular verteilte
TEMPLATES

Bei der Implementierung der Datenstruktur lokales invertiertes TEMPLATE hat sich
herausgestellt, dal es einen sehr grolen Aufwand mit sich bringen wiirde, wenn man bei
der Distribution—Spezifikation fiir das Zielprozessorfeld (indirect—distribution) bzw. bei
der TEMPLATE-Align—Spezifikation fiir das TEMPLATE-Element, nach dem neu ver-
teilt werden soll (linked—distribution), allgemeine Integer—Ausdriicke zul4ft.

Ein Beispiel fiir die Dimension 2:

Indirect—Distribution :

CSVM$ DISTRIBUTE (I,J) ONTO P(F(1J), G(1J)) :: T)

Linked—Distribution :
CSVMS$ DISTRIBUTE (I,J) ONTO HOME (T1(F(I,J), G(1,J))) :: T2

Falls in diesem Beispiel die Funktionen F und G sowohl von I als auch von J abhéngen, so
h&ngen damit auch die Iterationen, die in einer Dimension auszufiihren sind, von dem Wert
ab, der gerade in der anderen Dimension angenommen wird. Wollte man in dieser Situation
analog zu der oben beschriebenen Methode Iterationsblécke lokal in Integer—Feldern spei-
chern, so miiffite man fiir jeden Wert, den I annehmen kann, ein eigenes Feld von Integer—
Blécken fiir die Iterationen in J bereitstellen. Selbst wenn man I-Werte, die zu denselben
Iterationen in J fiihren, zusammenfassen wiirde, wére der Speicherbedarf weit jenseits
realistischer Gréflenordnungen, insbesondere bei héherdimensionalen TEMPLATES. Das
Problem wird zusétzlich dadurch verschdrft, daBl nicht festgelegt ist, ob die parallelen
Schleifen, die spiter nach diesen TEMPLATES ausgefiihrt werden sollen, auch dieselbe
Schachtelungsreihenfolge einhalten miissen. Da TEMPLATES in SVM-Fortran maximal
7-dimensional spezifiziert werden kénnen, miifite fiir jede der im Extremfall 7! = 5040
Permutationen der ohnehin schon unrealistisch grofie Speicherplatz bereitgestellt werden.

!Diese Zeitangaben gelten pro TEMPLATE-Element



4 IN1cnt-regelimanige verieiliungen vorn oscnlielieniterationen

Denkbar sind in diesem Fall zwei andere Losungen: Bei der ersten wird véllig auf eine
Speicherung von lokal zu bearbeitenden Schleifen—Iterationen verzichtet. Stattdessen wer-
den diese erst wahrend der Ausfiihrung der Schleife bestimmt. Jeder beteiligte Prozessor
durchlduft dazu den geschachtelten Indexraum vollstindig und wertet zu jeder so erzeugten
Kombination von Indizes die vorgegebenen Verteilungsfunktion aus. Stimmt das Ergebnis
dieser Auswertung dann mit der eigenen Adresse innerhalb des Prozessorfeldes iiberein, so
ist das gerade untersuchte Indextupel bei ihm lokal auszufiihren. Diese Verschiebung des
Ablaufes, der urspriinglich fiir die DISTRIBUTE-Direktive gedacht war, bedeutet aber
eine Sequentialisierung der eigentlich verteilten Schleife. Eine signifikante Reduktion der
Ausfiihrungszeit ist so nicht mehr zu erwarten.

Bei dem zweiten Lésungsansatz wird auf der Menge der moglichen Indexvektoren eine
Ordnung definiert. Denkbar ist hierbei die Fortran-Abspeicherungsreihenfolge fiir mehrdi-
mensionale Arrays. Man bildet also jedes auftretende Tupel von Indizes (I4, Io, ..., I,) auf
einen Skalar I ab. Eine Darstellung, bei der jedes I fiir einen Punkt im Produktraum steht,
gestattet die Speicherung von beliebigen Verteilungen. Wieder speichert man Blécke von
lokal zu bearbeitenden Indizes. Dieses Verfahren hat allerdings zwei entscheidende Nach-
teile. Erstens ist der Speicherbedarf unter Umstédnden enorm, da eine eventuell teilweise
vorhandene Blockstruktur nur fiir Iterationen in der innersten Ebene zu einer Reduktion
der Datenmenge fithren kann. Zweitens mufl zur Laufzeit, fiir jeden linearisierten Index-
block getrennt, die genannte Abbildung invertiert werden, um wieder Iterationsblécke fiir
jede einzelne Laufvariable zu erhalten.

Da fiir das Problem, bei der die Verteilung in einer Dimension von der in anderen Dimen-
sionen abhingt, keine befriedigende Lésung gefunden werden konnte, ist man innerhalb
des SVM-Fortran—Projektes {ibereingekommen, diesen Fall auszuschlieen.

Damit kann zusammenfassend gesagt werden:
Die DISTRIBUTE-Direktive verteilt voneinander unabhingige Dimensionen.

Dies hat Konsequenzen fiir die Semantik paralleler Schleifen, die {iber ein mehrdimensio-
nales TEMPLATE verteilt werden.

Die Anweisungssequenz :

CSVM$ PROCESSORS :: P(3,3)
CSVM$ TEMPLATE :: T(3,3)

CSVM$ DISTRIBUTE (I,J) ONTO P(F(I), F(J)) :: T

FUNCTION F(I)
INTEGER F,I

F =2

END

CSVMS$ PDO (LOOPS(I), STRATEGY(ON_HOME (T(I))))
DOI=1,N

ENDDO

fiihrt nicht direkt dazu, dafl nur der Prozessor P(2,2) alle 9 Iterationen zugewiesen be-
kommt, sondern dazu, dafl alle I-Iterationen allen Prozessoren, die in der 1. Dimension
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den Index 2 aufweisen, zugeordnet werden, und daf alle J-Iterationen allen Prozessoren,
die in der 2. Dimension den Index 2 aufweisen, zugeordnet werden (sieche Abbildung 4.6).
Insgesamt ist also Prozessor P(2,2) der einzige, der sowohl I- als auch J-Iterationen erhilt.

P(1,1) P(1,2) P(1,3)

E] SCE

I-Iterationen {f

P(3,1) P(3,2) P(3,3)

J-lterationen
Abbildung 4.6:  DISTRIBUTE (I,J) ONTO P(F(I), F(J)), wobei F = 2 ist

Im dargestellten Beispiel tritt somit noch kein Unterschied zu einer Verteilung auf, bei der
eine Abhingigkeit zwischen den Dimensionen besteht.

Ein unterschiedliches Verhalten stellt aber sich ein, wenn bei der Ausfiihrung einer par-
allelen Schleife die Verteilung in einer TEMPLATE-Dimension nicht beriicksichtigt und
stattdessen die Arbeit auf alle Prozessorfeldelemente in dieser Dimension repliziert wird.
Als Beispiel:

CSVM$ PROCESSERORS :: P(3,3)

CSVM$ TEMPLATE :: T(3,3)

CSVMS$ DISTRIBUTE (1,J) ONTO P(F(I), F(J)) :: T
FUNCTION F(I)

INTEGER F,I
F=2
END

CSVMS$ PDO (LOOPS(I), STRATEGY(ON_HOME (T(I,*))))
DOI=1,N
ENDDO

Da die Verteilungen in den beiden Dimensionen unabhéngig voneinander sind, werden in
diesem Beispiel die Iterationen (I=1,2,3) auf allen Prozessorfeldelementen P(I=2, J=1,2,3)
ausgefiihrt. Anderenfalls wiirde hier nur P(I=2, J=2) die Iterationen (I=1,2,3) bearbeiten.
Man erkennt an diesem Beispiel dariiber hinaus, dal man auf eine Optimierung verzich-
ten mufl, bei der nur Verteilungen gespeichert bleiben, die in jeder Dimension Eintrige
aufweisen.

Damit steht ein Mechanismus zur Speicherung nicht-regulérer Verteilungen von Schlei-
feniterationen auf Prozessoren zur Verfiigung. Die Voraussetzung, um die sich bei einem
dynamischen Lastausgleichsverfahren ergebende Verteilung speichern zu kénnen, ist somit
gegeben.
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5 Dynamische
Lastbalancierungsverfahren

Die tibliche Vorstellung ist, daf8 in der Parallelverarbeitung der Einsatz von P Prozessoren
die Lésung eines beliebigen Problems unmittelbar um den Faktor P beschleunigt. Die
Erfahrung lehrt jedoch, dal dieser optimale Beschleunigungsfaktor P oft nur ann&hernd
und zumeist erst nach erheblicher Umstrukturierung des Programms, haufig aber auch gar
nicht erreicht werden kann. Sucht man nach dem Grund dieser unbefriedigenden Situation,
so stellt man fest, dafl die maximal mégliche Beschleunigung nur dann erreicht werden
kann, wenn die Gesamtmenge der zu leistenden Berechnungsarbeit absolut gleichmé&Big
auf alle partizipierenden Prozessoren verteilt wird. Gelingt dies nicht, so kénnen dafiir
sowohl prinzipielle als auch realisierungstechnische Probleme verantwortlich sein.

Das prinzipielle Problem besteht darin, dafl in jedem Programm immer ein Anteil ver-
bleibt, der nur sequentiell ausfiihrbar ist. Selbst wenn der parallelisierbare Anteil sehr
nahe bei 1 liegen sollte, sind aufgrund von Amdahl’s Gesetz [Amd67] feste Grenzen fiir
die maximal mégliche Beschleunigung vorgegeben.

Das realisierungstechnische Problem besteht darin, dal eine absolut gleichmé&flige Par-
titionierung der zu leistenden Gesamtarbeit nicht immer leicht mdglich ist. Bei dieser
Partitionierung unterscheidet man zwei Typen:

1. Funktionale Partitionierung: Die Einteilung erfolgt in logisch zusammengehorige,
voneinander unabhéngige Funktionsbldcke. Sie ist deshalb meist auf der Ebene von
Unterprogrammen realisiert. Es ergibt sich dabei eine grobgranulare Parallelitat,
weil jeweils ganze Unterprogramme einem Prozessor zur Ausfiihrung zugewiesen
werden. Diese Zuteilung wird im Betriebssystem vom Task-Scheduler vorgenommen
(siehe [Nag93]). Aufgrund der groben Granularitét fithrt dieser Typ der Partitionie-
rung nur in wenigen Spezialfillen zu der erstrebten Gleichverteilung.

2. Datenbezogene Partitionierung: Grofle homogene Datenfelder sind in technisch-
wissenschaftlichen Anwendungen typisch. Bei diesem Typ der Partitionierung wird
die Bearbeitung dieser Felder aufgeteilt. Die Realisierung erfolgt auf Schleifenebene.
Es ergibt sich feingranulare Parallelitdt, weil einzelne Iterationen einer Schleife, also
kleine Arbeitspakete, verteilt werden kdnnen. Diese Verteilung wird vom Thread-
Scheduler (siehe [Nag93]) geleistet.

Beide Typen sind wichtig. Da jedoch die datenbezogene Arbeitsverteilung in technisch-

wissenschaftlichen Anwendungsprogrammen dominiert, und da im allgemeinen nur sie zu
einer gleichméfligen Arbeitsverteilung fiihren kann, wird in der vorliegenden Arbeit in
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erster Linie die Partitionierung von parallelen Schleifen untersucht. Im folgenden sollen
also mit zu verteilenden Arbeitspaketen in erster Linie Iterationen einer parallelen Schleife
gemeint sein.

Soll eine Schleife parallelisiert werden, so besteht der erste Ansatz darin, jedem Prozessor
gleich viele Iterationen zuzuordnen. Dieser Ansatz ist leicht zu realisieren und leistet in
vielen Féllen auch das Gewiinschte.

Eine gleichméflige Lastverteilung auf Schleifenebene 148t sich aber nicht immer so einfach
realisieren. Der Gleichverteilungsansatz fiir Iterationen fiihrt nur dann zu einer optimalen
Verteilung der Arbeitslast, wenn die Bearbeitung aller Iterationen gleich viel Zeit in An-
spruch nimmt und wenn alle Prozessoren, die an der Bearbeitung der Schleife teilnehmen
sollen, die ganze Zeit zur Verfiigung stehen. Unter den folgenden Bedingungen kann man
davon nicht ausgehen:

1. Der Berechnungsaufwand einer einzelnen Iteration ist wihrend der Ubersetzungszeit
nicht bekannt. Hat er sich aber zur Laufzeit einmal ergeben, so bleibt er wihrend
des restlichen Programmablaufs konstant.

2. Der Berechnungsaufwand einer einzelnen Schleifeniteration ist weder zur Uberset-
zungszeit bekannt noch zur Laufzeit konstant.

3. Es ist nicht garantiert, dafl alle Prozessoren, die an der Ausfiihrung einer parallelen
Schleife teilnehmen sollen, gleichzeitig zur Verfiigung stehen.

4. Prozessoren, die an der Ausfiihrung einer parallelen Schleife teilnehmen, werden vom
Betriebssystem in einer Multiprogramming-Umgebung der Schleifenbearbeitung fiir
eine gewisse Zeit entzogen.

Die beiden ersten Punkte beschreiben aus Sicht der Programmiersprache, wann eine dy-
namische Lastadaption notwendig ist. Anschaulicher 148t sich diese Notwendigkeit aber
begriinden, wenn man die zu ldsenden Probleme betrachtet.

Ein Beispiel ist die Simulation von Strémungsvorgéngen. Abbildung 5.1 zeigt die Dis-
kretisierung des Raumes um ein Fliigelprofil. Bei der Umstrémung eines Fliigels besteht
besonders an den Kanten die Mdglichkeit, dafl sich Wirbel ausbilden. Um diese Wirbel
numerisch erfassen zu kdnnen, ist es erforderlich, dafl an den entsprechenden Stellen das
Diskretisierungsgitter verfeinert wird. Diese Verfeinerung kann

1. statisch erfolgen: Der Vorteil einer statischen Verfeinerung ist, dal sie im Vergleich
zur dynamischen Verfeinerung einfacher zu realisieren ist. Sie reicht in vielen Féllen
aus, da aufgrund der Fliigelform ungefdhr klar ist, wo sich kritische Stellen befinden.

2. dynamisch erfolgen: Der Vorteil einer dynamischen Verfeinerung ist, daf§ sie nur ge-
nau dort erfolgen muf}, wo sie auch tatséchlich notwendig ist. Einem geringeren Be-
rechnungsaufwand steht also der Nachteil eines aufwendigeren Verfahrens gegeniiber.

Ist eine dynamische Verfeinerung realisiert, so ergibt sich je nach Grad der Verfeinerung
ein unterschiedlich hoher Berechnungsaufwand in verschiedenen Regionen. Damit dennoch
die gesamte Arbeit gleichm&fBig auf alle beteiligten Prozessoren verteilt werden kann, darf
die Zuordnung einzelner Regionen zu Prozessoren erst zur Laufzeit erfolgen. Typisch ist an
diesem Beispiel die Notwendigkeit zur Anpassung des Programmablaufs an die Dynamik
des betrachteten Problems.
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Abbildung 5.1:  Gitterverfeinerung bei kritischen Punkten eines Fliigelprofils

5.1 Das Prinzip des Self-Service-Scheduling

Mochte man dynamische Lastausgleichsverfahren entwickeln, so ist aus den genannten
Griinden die Ebene von parallelen Schleifen besonders wichtig. In Rechnern, die physi-
kalisch iiber einen gemeinsamen Speicher verfiigen, werden solche Verfahren heute schon
mit Erfolg eingesetzt (sieche [BePo89, HSF92]). Bei diesen erfolgt die Zuordnung von
Schleifeniterationen auf Prozessoren nicht mehr statisch. Sie ergibt sich vielmehr auf-
grund der tatsichlich vorgefundenen Arbeitslastverteilung erst dynamisch zur Laufzeit.
Alle diese Verfahren beruhen auf dem Prinzip des Self-Service-Scheduling [FeRu90].
Es wird dabei eine Menge von verbliebenen Iterationen zentral verwaltet. Jeder Prozessor
kann gleichberechtigt auf diesen Vorrat zugreifen, um zur Bearbeitung anstehende Itera-
tionen zu erhalten. Hat ein Prozessor seine Iterationen vollstindig bearbeitet, so fordert
er weitere an. Alle partizipierenden Prozessoren verfahren in derselben Weise, bis die
parallele Schleife vollstindig bearbeitet ist. Die Realisierung beruht wesentlich auf ge-
meinsamen Registern oder ausgewiesenen Stellen im gemeinsamen Hauptspeicher, so daf§
auf die gemeinsame Menge von verbliebenen Iterationen von allen Prozessoren sehr schnell
zugegriffen werden kann. Dieser Zugriff mufl exklusiv erfolgen, damit die Aushdndigung
sowie die Korrektur der Zahl der verbliebenen Iterationen korrekt erfolgt. Im folgenden
bezeichne der Begriff Dispatch-Operation eine solche exklusive Aushéndigung.

Einmal ausgehéndigte Iterationen kdnnen nicht mehr zuriickgegeben werden. Deshalb ist
es fiir eine gleichméflige Lastverteilung wichtig, daf nicht zu viele Iterationen auf einmal
angefordert werden. Andererseits sollen nicht zu viele Aushdndigungsoperationen notwen-
dig sein, weil immer nur eine Aushéndigung gleichzeitig erfolgen kann. Es stellt sich somit
die Frage nach einer giinstigen Grofle fiir auszuhéndigende Iterationsblécke.
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5.1.1 Self-Scheduling

Als Self-Scheduling [TaYe86] bezeichnet man das Verfahren, bei dem jeweils eine einzelne
Iteration ausgehdndigt wird.

Abbildung 5.2:  Beim Self-Scheduling werden einzelne Iterationen ausgehindigt.

Self-Scheduling fiihrt zu optimaler Lastbalance, da gew&hrleistet ist, dal in dem Moment,
in dem die letzte Iteration ausgehéndigt wird, alle Prozessoren hchstens noch eine einzige
Iteration zu bearbeiten haben. Der Nachteil des Self-Scheduling liegt darin, dafl der Over-
head im allgemeinen zu grof} ist, weil ebensoviele Aushéndigungen erfolgen wie Iterationen
vorhanden sind.

5.1.2 Chunk-Scheduling

Die Zahl der Dispatch-Operationen wird reduziert, wenn nicht mehr einzelne Iterationen,
sondern Iterationsblocke fester Grofle ausgehédndigt werden. Diese Blocke werden allgemein
auch als Chunks bezeichnet.

Das Problem beim Chunk-Scheduling [KrWe85] besteht darin, eine geeignete Blockgréfie
zu ermitteln, die bei geringem Overhead zu einer guten Lastbalance fiihrt. Der Program-
mierer muf sie fiir jede Schleife einzeln durch empirische Untersuchungen bestimmen. Ist
die vom Programmierer vorgegebene Chunk-Gré8e kein Teiler der Iterationszahl N, so sind
drei Moglichkeiten gegeben:

1. Ein Chunk (meist der letzte) ist kleiner als die anderen.
2. Ein Chunk (meist der erste) wird um den Rest vergrofert.

3. Der Rest wird moglichst gleichméfig auf die Chunks verteilt.

5.1.3 Guided-Self-Scheduling

Da beim Chunk-Scheduling die Bestimmung der optimalen Chunk-Gréfle schwierig, bei
einem sich zur Laufzeit &nderndem Verhalten sogar unméglich ist, haben Polychronopoulos
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1.Chunk: 8 Iterationen

2.Chunk: 7 Iterationen

3.Chunk: 7 Iterationen

4.Chunk: 7 Iterationen

5.Chunk: 7 Iterationen

6.Chunk: 7 Iterationen

7.Chunk: 7 Iterationen

Abbildung 5.3:  Chunk-Scheduling: N=50, Chunk-Gré8e=7

und Kuck 1987 [PoKu87] ein selbstadaptives Verfahren entwickelt. Bei diesem Guided-
Self-Scheduling (GSS) erfolgt die Bestimmung der Chunk-Gréfle dynamisch. Im Laufe
der Rechnung werden ausgehéndigte Chunks immer kleiner. Man erreicht dadurch einen
guten Kompromifl zwischen der Zahl der Dispatch-Operationen und einer gleichmafigen
Lastverteilung.

1. Chunk: 25 Iterationen

2. Chunk: 19 Iterationen

3. Chunk: 14 Iterationen

4. Chunk: 11 Iterationen

5. Chunk: 8 Iterationen

6. Chunk: 6 Iterationen

7. Chunk: 5 Iterationen
8. Chunk: 3 Iterationen
9. Chunk: 3 Iterationen

Abbildung 5.4:  Guided-Self-Scheduling: N=100, P=4
Mit den Abkiirzungen:

: Zahl aller Iterationen

: Grofle des i-ten Chunks

; : Zahl der verbliebenen Iterationen nach der i-ten Aushindigung
: Zahl der zur Verfiigung stehenden Prozessoren

TINR=Z
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lautet die Formel, nach der die Gréfle des néchsten auszuhéndigenden Chunks bestimmt

wird:
R;
o = |5
R() = N
R;
Riy = Rz’_Ci:Ri_"?-‘

Diese Wahl der Chunk-Gré8e fiihrt zu optimaler Lastbalance, auch wenn Prozessoren, die
bei der Ausfiihrung einer parallelen Schleife mithelfen sollen, erst spiter hinzukommen.
Vorausgesetzt ist dabei, daB8 die Bearbeitung aller Iterationen gleich lange dauert und daf§
kein Prozessor bei der Bearbeitung seines Chunks unterbrochen wird.

Optimal ist das Guided-Self-Scheduling deshalb, weil alle Prozessoren mit maximal einer
Iteration Differenz fertig werden.

Die Autoren leiten in ihrer Arbeit als Gréflenordnung fiir die Zahl der Chunks ¢ und damit
fiir die Zahl der Dispatch-Operationen den folgenden Ausdruck her:

e e ofrn(Y))

Das Problem dieser Strategie liegt in der Grofle der ersten Chunks. Falls sich die Berech-
nung dieser groflen Chunks verzégert, stehen nicht mehr geniigend verbliebene Iteratio-
nen zur Verfiigung, um diese Verzdgerung noch ausgleichen zu kdnnen. Als Ursache der
verzogerten Berechnung kommen dabei in Frage:

1. der zeitweise Entzug von Prozessoren in einer Multiprogramming-Umgebung, oder

2. ein Bearbeitungsaufwand, der gerade fiir die Iterationen in groflen Chunks gréfier ist
als der Durchschnitt.

5.1.4 Factoring

Das Problem der zu groflen ersten Chunks beim Guided-Self-Scheduling 16st das Facto-
ring. Es wurde 1990 von Humel, Schonberg und Flynn im Rahmen des RP3-Forschungs-
projektes bei IBM [HSF91] entwickelt. Die Autoren modellieren den Zeitbedarf, den die
Ausfiihrung einer einzelnen Schleifeniteration erfordert, allgemein durch eine Zufallsvaria-
ble. In diesem Modell leiten sie eine Formel fiir den Verlauf der Chunk-Gréfle her. Sie

kommen zu dem Ergebnis, daf§

R;
G = Lvi . P-‘

R;
it1 = R;—P-C;=R;-P-
Riix R C;=R Li.Pw

zu optimalen Ergebnissen fiihrt. Die Gro8e z; hingt dabei von P, R;, cund z ab. cund p
bezeichnen Varianz und Erwartungswert der angenommenen Verteilung. Da fiir reale An-
wendungen die Rechenzeitverteilung der Iterationen selten im Voraus gegeben ist, setzen
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die Autoren fiir ihre weiteren Untersuchungen z; = 2 und gelangen auch mit dieser Verein-
fachung zu guten Ergebnissen. Mit dieser Festsetzung werden beim Factoring je P gleich

grofle Chunks der Gréfle:
R;
G = |y

R;
Rii = R —P-C;=R;—P- [2-Pw

ausgehindigt.

1. Chunk: 13 Iterationen

2. Chunk: 13 Iterationen

3. Chunk: 13 Iterationen

4. Chunk: 13 Iterationen

5. Chunk: 6 Iterationen

6. Chunk: 6 Iterationen

7. Chunk: 6 Iterationen

8. Chunk: 6 Iterationen

9. Chunk: 3 Iterationen
0. Chunk: 3 Iterationen
1. Chunk: 3 Iterationen
2. Chunk: 3 Iterationen

Abbildung 5.5:  Factoring: N=100, P=4

In der Originalarbeit wird keine Aussage {iber die Zahl der Dispatch-Operationen gemacht,
weshalb sie an dieser Stelle abgeschétzt werden soll. Um eine obere Grenze der Zahl der
Chunks zu erhalten, kann man die obere Gau-Klammer auflésen und die Zahl verbliebener
Iterationen abschdtzen zu:

B op-r-%_p< Ry <m-TL
2 2 2 2

Induktiv folgt mit Ry = N:

1 1+1 i 1 J 1 i+1
A —P. ] < , < I
N (2) P Z(2) S B =N (2)

=0

beziehungsweise:
No(3) -2Ps Reo<N-(5)
2 2

Es folgt maximal eine weitere Iteration, wenn zum ersten Mal R;, < 2. P erreicht wird.
Deshalb wird ¢y so bestimmt, dafl R;, < 2 - P gilt:

R, < N-(})° <2-P,



9 bynamiscne Lastpalancierungsverianren

also

o() n(¥)

to 2 In(2) ~ T In(2)

Das Verfahren ist somit spédtestens nach

Iterationen abgeschlossen

Da in einer Iteration jeweils P gleich grofie Chunks ausgehdndigt werden, folgt mit:

g
o = P-.iy:

e e ofpm(Y))

Die Zahl der Dispatch-Operationen fiir das Factoring liegt somit in derselben Gréflenord-
nung wie die des Guided-Self-Scheduling. Da kleinere Chunks zugeteilt werden, ergeben
sich mehr Dispatch-Operationen als beim Guided-Self-Scheduling. Simulationsergebnisse
in [HSF91] zeigen jedoch, dal deren Anzahl gegeniiber dem Guided-Self-Scheduling nicht
signifikant erhéht ist.

Insgesamt ermdéglicht das Factoring also eine gute dynamische Lastadaption bei einer
moderat groflen Zahl von Dispatch-Operationen.



6 Self-Service-Loop-Scheduling
fiir SVM-Fortran

Mit dem Self-Service-Scheduling steht ein bew&hrtes Verfahren zur Realisierung von dy-
namischer Lastadaption auf Schleifenebene zur Verfiigung. Insbesondere das Factoring ist
geeignet, diese Lastadaption flexibel und mit einem vertretbaren Aufwand zu realisieren.
Es liegt daher nahe, dieses Verfahren, das urspriinglich fiir Rechner mit gemeinsamem
Hauptspeicher konzipiert worden ist, auch fiir Rechner mit verteiltem Hauptspeicher zu
nutzen. In diesem Kapitel werden die Probleme beim Ubergang auf verteilte Systeme und
deren Lésungsmoglichkeiten beschrieben. Driiber hinaus wird dargestellt, wie die beson-
deren Anforderungen, die SVM an das Schleifen-Scheduling stellt, geeignet beriicksichtigt
werden kénnen.

6.1 Probleme beim Ubergang zu grofien Prozessorzahlen

Die Realisierung des Self-Service-Scheduling bei Rechnern mit physikalisch gemeinsamem
Hauptspeicher beruht wesentlich auf einem gemeinsamen Register, auf das jeder Pro-
zessor schnell zugreifen kann. In diesem Register wird die globale Information iiber ver-
bliebene Iterationen bzw. dquivalent dazu, die Information {iber die Nummer des gerade
zur Bearbeitung anstehenden Iterationsblocks verwaltet. Ein schneller Zugriff auf dieses
gemeinsame Register ist hier besonders wichtig, da die Hauptlast an paralleler Arbeit ge-
rade in parallelen Schleifen geleistet wird, so daf} deren efliziente Ausfiihrung entscheidend
fiir die Gesamt-Performance ist.

Bei Rechnern, die auf physikalisch verteiltem Speicher beruhen, finden sich solche gemein-
samen Register heute jedoch noch nicht!. Da auch SVM-Systeme iiber einen gemeinsam
adressierbaren Hauptspeicher verfiigen, kdnnte man die Idee verfolgen, die Menge von ver-
bliebenen Iterationen iiber diesen virtuell gemeinsamen Speicher zu verwalten. Wie grof§
aber der Unterschied beim Zugriff auf gemeinsame Daten zwischen SVM-Systemen und
Rechnern mit physikalisch gemeinsamen Registern ist, zeigt Tabelle 6.1.

Diese Gegeniiberstellung der Zugriffszeiten auf gemeinsame Daten bei verschiedenen Sy-
stemen 148t eine Realisierung des Self-Service-Scheduling bei SVM-Systemen zunéchst als

! Als Ausnahme wiiren eventuell die Fetch-And-Increment Register der Cray T3D zu nennen. Dabei
handelt es sich zwar nicht um Register im eigentlichen Sinn, sondern um einen ausgezeichneten Bereich im
Hauptspeicher eines bestimmten Prozessors, auf den alle Prozessoren gleichberechtigt zugreifen kénnen.
Ein Lesezugriff auf diese Speicherstelle bewirkt, dafi der gelesene Wert automatisch und atomar in einem
Schritt inkrementiert wird. Der gesamte Vorgang dauert nicht linger als jeder andere Zugriff auf nicht-
lokalen Speicher auch, also maximal 4us. Er ist damit im Vergleich zu anderen massiv-parallelen Rechnern
sehr schnell.

43
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‘ Kommunikationsoperation ‘ Dauer ‘ Maschinentakte ‘

Shared-Register Zugriff?
bei einer Cray Y-MP 126 ns 21
Message-Passing Startup
4.
ohne Message-Koprozessor 90 ps 500
Write-Page Fault im
ASVDM.System 2,5 ms 125.000
Tabelle 6.1: Kommunikationszeiten verschiedener Systeme

aussichtslos erscheinen. Die Wartezeiten beim Zugriff auf den virtuell gemeinsamen Spei-
cher sind viel zu lang, um feingranular auf Schleifenebene dynamische Verteilungsverfahren
verwirklichen zu kdnnen.

Angesichts dieses Problems besteht die einzige Mdoglichkeit zur Verwirklichung eines dy-
namischen Schedulings darin, die schnellste zur Verfiigung stehende Kommunikation (bei
der aktuellen Zielmaschine also das Message-Passing) zu nutzen. Da diese im Vergleich
zur Dauer eines lokalen Speicherzugriffs immer noch relativ lange dauert, erscheint ein
Verfahren erfolgversprechend, bei dem sich Kommunikation und Berechnung iiberlappen.
Das Ziel dabei ist, die unvermeidliche Wartezeit nicht mehr ungenutzt verstreichen zu
lassen. Stattdessen konnen in der Zeit bis zum Eintreffen der angeforderten Daten andere
Berechnungen durchgefiihrt werden [Gil94]. Damit dieses Verfahren gelingen kann, sind
einige Voraussetzungen zu erfiillen:

1. Der erforderliche Kontextwechsel muffi vom Betriebssystem geleistet werden kénnen.

2. Die Zeit, die dieser Wechsel selbst in Anspruch nimmt, mufl im Vergleich zu der zu
leistenden Berechnungsarbeit gering sein. Dies bedeutet, dafl die Granularitét der
Teilaufgaben nicht beliebig klein werden darf.

3. Bei der Programmierung eines solchen Ablaufs ist dafiir Sorge zu tragen, daf die
entsprechenden Prefetch-Operationen rechtzeitig abgesetzt werden kénnen, so daf§
die angeforderten Daten dann, wenn auf sie zugegriffen werden soll, auch tatsichlich
zur Verfiigung stehen.

Ferner ist zu beachten, dafl in der Regel jeder dieser Kontextwechsel dazu fiihrt, daf§ Daten
im Cache-Speicher im jeweils anderen Kontext nicht genutzt werden kénnen. Daten im
Cache-Speicher miissen so nach fast jedem Wechsel neu aus dem Hauptspeicher geladen
werden.

Ein weiteres Problem beim Ubergang zu grofien Prozessorzahlen ist, daB der Zugriff auf
eine einzige Menge von Restiterationen sicher einen Engpafl darstellen wiirde.

6.2 Ein verteilter Scheduler

Mochte man das Self-Service-Scheduling auf massiv-parallelen Architekturen realisieren, so
besteht nur dann eine Chance fiir einen effizienten Ablauf, falls die genannten Ldsungsstra-
tegien beriicksichtigt werden kénnen. Im folgenden wird dargelegt, wie die angesprochenen

%siehe [LNVDO1]
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Losungsstrategien

e Verteilung der Menge der verbliebenen Iterationen,
o Message-Passing als Kommunikationsmechanismus und

e Uberlappung von Berechnung und Kommunikation

umgesetzt wurden, um einen verteilten Scheduler zu realisieren.

Mochte man die Menge von verbliebenen Iterationen verteilt verwalten, so ist zu ent-
scheiden, wieviele Prozessoren jeweils konkurrierend auf einen gemeinsamen Teilvorrat
zugreifen sollen. Entscheidet man sich fiir viele Prozessoren, so ergeben sich entsprechend
wenige dieser Teilvorrédte. Jeder einzelne Teilvorrat kann deshalb relativ viele Iterationen
enthalten, so dafl gute Voraussetzungen fiir eine dynamische Lastbalancierung gegeben
sind. Das Problem bei diesen groflen Teilvorrdten ist aber wieder der konkurrierende
Zugriff vieler Prozessoren auf wenige gemeinsame Ressourcen.

Nutzen hingegen nur wenige Prozessoren gemeinsam einen Vorrat, so wird dieser Vorrat
relativ klein sein miissen, weil sich insgesamt viele dieser Teilvorrdte ergeben. Bei unglei-
cher Lastverteilung werden dann einige Teilvorrdte frither erschépft sein als andere. Das
Problem einer gleichméfigen Lastverteilung stellt sich also zus&dtzlich auch zwischen die-
sen Teilmengen. Als Ldsung kommt eine erneute Anwendung des Self-Service-Scheduling
nun auch bei der Verteilung von Iterationsblécken auf diese Teilmengen in Frage. Die
wiederholte Anwendung fiihrt zu einer rekursiv definierten Struktur, bei der in jeder Stufe
die Zahl der Teilvorrdte ab-, deren Gréfle hingegen zunimmt. In dieser Rekursion er-
kennt man die Definition eines balancierten Baumes, so dafl sich ein balancierter Baum
als die geeignete Kommunikationsstruktur fiir die dynamische Verteilung von Iterationen
in massiv-parallelen Rechnern herausstellt.

WO| [W1]| [W2| [W3| |W4| |W5| |[W6] W7

Abbildung 6.1:  Worker und hierarchischer Scheduler

Hat man sich einmal fiir die Kommunikationsstruktur eines balancierten Baumes entschie-
den, so kann man diesen zusétzlich dazu nutzen, um im verteilten System globale Informa-
tion zu akkumulieren oder zu verteilen. Die globale Information besteht bei der betrachte-
ten Aufgabe in dem Wissen iiber die Terminierung einer Schleife. Nach der Aushéndigung
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der letzten Iteration sind so in einem bindren Baum [2 * Id(N)| Kommunikationsstufen
erforderlich®, bis jeder der N beteiligten Knoten die Ausfiihrung der Schleife beenden kann.

Es wurde deshalb eine Anordnung verwirklicht, bei der eine Menge von Worker-Knoten

an einen hierarchischen Scheduler in Baumstruktur angebunden ist (vergleiche Abbildung
6.1).

Die Worker-Knoten sind dabei diejenigen, welche die eigentliche Berechnungsarbeit lei-
sten. Jeder Worker, der zur Bearbeitung einer parallel auszufiihrenden Schleife hinzutritt
oder der die ihm zugewiesene Arbeit vollstindig erledigt hat, fordert bei dem ihm zuge-
ordneten Scheduler-Knoten neue Iterationen an. Als Antwort erhilt er entweder einen
zu bearbeitenden Iterationsblock oder aber die Nachricht, dafl keine weiteren Iterationen
mehr anliegen, er also seine Bearbeitung dieser Schleife abschlieBen kann.

Innere Knoten im Scheduler-Baum haben lediglich die Aufgabe, die zu bearbeitenden
Iterationsblécke im System zu verteilen. Dazu verfiigt jeder innere Scheduler-Knoten iiber
eine eigene Warteschlange, in der er seinen lokalen Vorrat der Arbeitspakete verwaltet.
Empfingt er von einem seiner beiden Nachfolger eine Nachricht mit der Aufforderung,
weitere Iterationsbldcke auszuhéndigen, so entnimmt er der Warteschlange — soweit noch
vorhanden — die angeforderte Zahl der Arbeitspakete und hindigt diese an den Absender
der Anfrage aus. Ist sein eigener Vorrat an Iterationsblécken erschopft, so fordert er
bei seinem Vorgéinger neue Iterationen an. FErst wenn er diese erhalten hat, kann er
wieder die Anfragen seiner Nachfolger befriedigen. Stellt sich bei der Anfrage an seinen
Vorgénger aber heraus, dafl alle Iterationen schon ausgehéndigt worden sind, so gibt er
diese Information statt der angeforderten neuen Iterationsblécke an seinen Nachfolger
weiter.

Die Zahl der Blécke, die ein innerer Scheduler-Knoten auf einmal anfordert, entspricht
dabei seinem Gewicht, also der Zahl der Worker in dem von ihm aufgespannten Unter-
baum. Dies beriicksichtigt, dafl ein innerer Knoten auch als ein virtueller Worker-Knoten
aufgefafit werden kann, in dem die Rechenkapazitit seiner Nachfolger akkumuliert ist. Mit
dieser Wahl der Zahl der auf einmal auszuhéndigenden Blécke wird eine Verringerung des
Nachrichtenaufkommens erreicht. Diese Zahl ist dabei, abhéngig vom Gewicht des anfra-
genden Knotens, gerade so klein gew&hlt, dafl sie die Forderung nach einer gleichmé&figen
Lastverteilung nicht verletzt.

Die Wurzel des Scheduler-Baumes schliefllich ist die einzige Stelle, an der die Gréfle der
Iterationsbl6cke bestimmt wird. Es sind die in Abschnitt 5 vorgestellten Verfahren

e SELF-SCHEDULING,

e CHUNK-SCHEDULING,

e GUIDED-SELF-SCHEDULING und

e FACTORING
realisiert. Zur Berechnung des jeweils néchsten Iterationsblocks hat die Wurzel die In-
formation iiber den Gesamtiterationsraum, iiber die Zahl der verbliebenen Iterationen

sowie beim CHUNK-SCHEDULING die Information liber die vorgegebene Chunk-GréSe.
Die Bestimmung der néchsten Blécke erfolgt immer dann, wenn eine Anfrage von einem

*1d bezeichnet den Logarithmus zur Basis 2 (logarithmus dualis). Die Konstante 2 ergibt sich, da
von einem Knoten maximal 2 Nachrichten ausgehen bzw. bei ihm eintreffen. Die obere Gaufiklammer
beriicksichtigt, dafl N nicht immer eine Zweierpotenz sein muf.
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Nachfolger eingetroffen ist. Die so bestimmten Iterationsblécke werden zu einer Liste zu-
sammengefalt und in einer einzigen Nachricht an den anfragenden Nachfolger versendet.
Ist der Iterationsraum vollstdndig ausgehdndigt, so ist in der Nachricht an die Nachfolger
ein entsprechender Eintrag enthalten. Die Wurzel kann das Warten auf eingehende Anfra-
gen erst dann beenden, wenn eine Terminierungsnachricht an beide Nachfolger ergangen
ist.

6.2.1 Abbildung auf vorhandene Prozessoren

Mobchte man die beschriebene Anordnung aus einem Scheduler in Baumstruktur und einer
Menge von Workern auf vorhandene Prozessoren abbilden, so scheidet eine eins-zu-eins
Abbildung von logischen Knoten auf reale Prozessoren aus. In einem balancierten bindren
Baum ist die Summe der Nicht-Blattknoten immer um genau eins kleiner als die Zahl der
Blattknoten. Dies bedeutet, dafl nur die H&lfte der Prozessoren fiir die eigentliche Be-
rechnungsaufgabe zur Verfiigung stiinde. Auch eine stérkere Aufspaltung des balancierten
Scheduler-Baumes, die zu einer geringeren Zahl von Scheduler-Prozessoren fithren wiirden,
ist keine Losung, da sich dabei wieder Kommunikationsengpésse bei inneren Knoten erge-
ben wiirden.

6.2.1.1 Asynchrone Message-Handler

Da innere Scheduler-Knoten im wesentlichen nur Nachrichten empfangen und neue aussen-
den, selbst aber nur sehr wenig Rechenleistung erbringen miissen, m&chte man keine reinen
Scheduler-Prozessoren investieren. Erfolgversprechend ist es deshalb, alle zur Verfiigung
stehenden Prozessoren zunéchst als Worker einzusetzen, einige von ihnen aber zusétzlich
auch mit Scheduler-Aufgaben zu betreuen. Dabei ist dann die Aufgabe zu l6sen, wie der
Wechsel zwischen diesen beiden Aufgaben giinstig erfolgen kann. Dieser Wechsel kann aber
nicht im Rahmen der Realisierung paralleler Schleifen erfolgen. In Abbildung 6.2 ist der

: GET_ NEXT_BOUNDS (from, to, continue_iter)

: WHILE (continue_iter)

DO I = from, to

ENDDO

GET_NEXT _BOUNDS (from, to, continue_iter)
: ENDWHILE

-~ O R W N

Abbildung 6.2:  Zwischen-Code fiir eine parallele Schleife

Pseudo-Code fiir die Umsetzung paralleler Schleifen angegeben. Die While-Schleife von
Zeile 2 bis 7 wird solange durchlaufen, wie weitere Iterationen zur Bearbeitung anstehen.
Im Inneren dieser While-Schleife werden zugewiesene Bldcke von Iterationen schliefilich
ausgefiihrt. Die blockweise Ausfiihrungsweise ist fiir die Effizienz der Ausfiihrung wich-
tig, damit so wenig Aufrufe der Funktion GET_NEXT BOUNDS wie moglich erfolgen
miissen(vergleiche [Plu94]). Um die Effizienz dieser Ausfiihrung zu erhalten, darf der
Aufruf des Schedulers nur auflerhalb der Bearbeitung eines Iterationsblocks erfolgen, in
Abbildung 6.2 also zwischen den Zeilen 2 und 3. Aber selbst, wenn der Scheduler nach der
Bearbeitung jeder einzelnen Iteration, also zwischen den Zeilen 3 und 4, aufgerufen wiirde,
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kann nicht ausgeschlossen werden, dafl die Wartezeit zwischen zwei Scheduler-Aktivitdten
unakzeptabel lang wird. Diese Wartezeit ist deshalb besonders kritisch, weil wihrend die-
ser Zeit eventuell alle anderen Prozessoren, die im Scheduler-Baum nachfolgen, vergeblich
auf weitere Arbeitspakete warten. Es wird deshalb ein Mechanismus benétigt, der die-
sen Wechsel automatisch immer dann vornimmt, wenn gerade eine Scheduling- Aufgabe
anliegt. Die Message-Passing NX-Library der Intel Paragon [Int94] sieht fiir diese Auf-
gabe die Message-Empfangsanweisung hrecvx vor. Die Semantik dieser Anweisung ist der
Empfang der nichsten anliegenden Nachricht des angeforderten Typs. Nach dem Absetzen
dieses Befehls wird die Programmausfiihrung asynchron fortgefiihrt, ohne auf das Eintref-
fen der angeforderten Nachricht zu warten. Die Ankunft der angeforderten Nachricht 16st
dann einen Interrupt aus, der eine vom Benutzer definierte Behandlungsroutine aktiviert.
Bei der Realisierung des Schedulers werden diese Behandlungsroutinen eingesetzt, um neu
eintreffende Iterationen in die Warteschlange einzufiigen, um bei Bedarf neue Iterationen
anzufordern und schliefllich um eintreffende Anfragen der Nachfolger zu beantworten.

Der Vorteil dabei ist, daf die Ausfiihrung der parallelen Schleife nur so lange wie unbedingt
notig unterbrochen wird und daB die Scheduling-Operationen unmittelbar bei Bedarf er-
folgen. Dariiber hinaus miissen fiir das Scheduling keine dedizierten Prozessoren abgestellt
werden. Da Versendung und Empfang der Nachrichten asynchron von der Berechnung der
Schleifeniterationen erfolgen, kénnen Berechnung und Kommunikation iiberlappen. Vor-
aussetzung dafiir ist, dafl neue Iterationen angefordert werden, schon bevor der interne
Vorrat vollstdndig erschopft ist. Anfragen, die eintreffen, bevor neue Iterationen geliefert
werden konnten, kénnen deshalb meist sofort befriedigt werden.

6.2.2 Abbildung des biniren Baumes auf reale Prozessoren

Der Vorteil einer asynchronen Ausfiihrung von Schleifenbearbeitung und Scheduling kann
ebenso fiir die unterste Stufe der Anordnung von Worker- und Scheduler-Knoten ausge-
nutzt werden. Das Ziel dabei ist ein Ablauf, bei dem jedesmal, wenn ein Prozessor einen
Iterationsblock vollstdndig bearbeitet hat und deshalb einen weiteren anfordert, dieser
neue Block nach Méglichkeit unmittelbar zur Verfiigung steht. Es soll also die doppelte
Message-Passing- Aufsetzzeit eingespart werden, die auftritt, wenn der Worker bei dem
ihm zugeordneten Scheduler-Knoten weitere Iterationen anfordert und diese schliefilich
gesendet werden. Message-Passing 148t sich an dieser Stelle umgehen, falls jeder Prozes-
sor sein eigener Scheduler ist. Dies bedeutet, dafl eine Anfrage nach weiteren Iteratio-
nen nicht mehr an einen physikalisch entfernten Knoten, sondern an den Scheduler, der
auf demselben Knoten arbeitet, gerichtet werden kann. Die Aushdndigung des néchsten
Iterationsblocks kann so effizient {iber einen Zugriff auf den von Scheduler und Worker
gemeinsam genutzten Speicher erfolgen.

Die unterste Stufe des Scheduler-Baumes ist damit festgelegt. Die Blattknoten und der
Worker werden gemeinsam von einem Prozessor realisiert. Noch nicht definiert ist, welche
physikalische Prozessoren die inneren Knoten und die Wurzel des Schedulers bilden. In
Abbildung 6.3 ist eine mogliche Abbildung fiir einen Scheduler-Baum mit acht Bléttern an-
gegeben. Charakteristisch ist dabei, dafl jeder Prozessor nur einmal als Nicht-Blattknoten
im bindren Baum erscheint.

Dies ist aber nicht die einzig mogliche Art der Abbildung. So hat sich bei der Realisierung
globaler Reduktionsoperationen eine andere Anordnung als giinstig erwiesen. In Abbil-
dung 6.4 ist dargestellt, dafl der Vorgénger zweier benachbarter Knoten jeweils wieder einer
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Abbildung 6.3:  Jeder Prozessor tritt nur einmal als Nicht-Blattknoten im binéren
Baum auf.

der beiden Knoten selbst ist. Diese Anordnung ist gerade fiir globale Reduktionsopera-
tionen vorteilhaft, weil ein einmal berechnetes Zwischenergebnis nur von einem Knoten
an den Vorgénger iibertragen werden mufl. Der andere Nachfolger ist mit dem Vorgénger
identisch, weshalb die Versendung einer Nachricht hier entfallen kann.

Um entscheiden zu kdénnen, welche Anordnung fiir den gegebenen Anwendungsfall besser
geeignet ist, werden die Vor- und Nachteile beider moglichen Anordnungen im folgenden
gegeniibergestellt:

a) Jeder Knoten tritt nur einfach im binéren Baum auf:

e Vorteile:

— Jeder Knoten hat maximal zwei Nachfolger.

— Die Programmierung ist fiir alle Knoten gleich.
e Nachteile:

— Kommunikation ist in jeder Knotenverbindung erforderlich.

— Jeder Pfad von der Wurzel bis zu einem Blatt hat dieselbe Lange L = [Id(P)].
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Abbildung 6.4:  Der Vorgénger von benachbarten Knoten ist mit einem dieser beiden
Knoten identisch. FEinige Prozessoren treten mehrfach als Nicht-
Blattknoten im bindren Baum auf.

b) Der Vorginger ist mit einem seiner Nachfolger identisch:

e Vorteile:

— Insgesamt ist weniger Kommunikation erforderlich.
— Der erste Worker kann sofort beginnen.
— Der lingste Pfad ist nicht linger als L = [Id(P)].

e Nachteile:

— SO hat nicht mehr zwei, sondern [ld(P)]| Nachfolger. In Abbildung 6.5 ist
die Struktur aus Abbildung 6.4 noch einmal anders dargestellt. Es ist dabei
nicht mehr die logische, sondern die reale Verbindungsstruktur von Interesse.
Knoten, die logisch an mehreren Positionen im bindren Baum auftreten, sind
physikalisch nur einmal vorhanden: Sie werden in dieser Darstellung also zu-
sammengefiigt. Daraus ergibt sich, daB8 die Zahl der Nachfolger von unten nach

oben wichst, bis schliellich die Wurzel iiber [ld(P)]| Nachfolger verfiigt.

— Die Programmierung ist nicht mehr fiir alle Knoten gleich.

Besondere Beachtung verdient die Frage nach der Wartezeit des letzten Workers auf seinen
ersten Block.

Die Zahl der Nachrichten, die der letzte Worker abwarten muf}, bevor er seinen ersten Block
erhilt, hingt nicht nur von der Tiefe des Baumes ab. Da Nachrichten an die Nachfolge-
knoten nur sequentiell bearbeitet werden kénnen, geht die Zahl der Nachfolger eines jeden
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Abbildung 6.5:  Die physikalische Verbindungsstruktur, falls einige Prozessoren
mehrfach als Nicht-Blattknoten im bindren Baum auftreten

Knotens auf dem Pfad von der Wurzel bis zu diesem Worker mit ein. Die gréfite Zahl der
Wartestufen ergibt sich dabei, wenn auf diesem Pfad die erforderlichen Nachrichten jeweils
zuletzt bearbeitet werden. In der Struktur von Abbildung 6.3 ist die maximale Tiefe pro-
portional zum Logarithmus der Worker-Zahl. Jeder Scheduler-Knoten hat héchstens zwei
Nachfolger. Somit erhélt der letzte Worker sein erstes Arbeitspaket, nachdem 2 x [Id(P)]
Kommunikationsstufen durchlaufen worden sind. Bei der Struktur aus Abbildung 6.5 muf§
Worker Nr. 7 am léngsten warten, falls die Weitergabe an den rechten Nachfolger in jeder
Stufe des Schedulers zuletzt erfolgt. Es ergeben sich hier 3 + 2 + 1 = 6, im allgemeinen

Fall also | 3 j — LA(P(U(P)] + 1)

Kommunikationsstufen. Dies ist im Vergleich

=1
zur Zahl dér Wartestufen bei dem balancierten bindren Baum sicher nicht mehr akzep-
tabel. Ein véllig anders Bild ergibt sich aber, wenn man die Bearbeitungsreihenfolge der
ausgehenden Nachrichten nicht dem Zufall iiberlafit. Fiihrt man ndmlich Nachrichten an
Nachfolger unter Beriicksichtigung der restlichen Pfadlinge aus (in Abbildung 6.5 also
von rechts nach links), so erhélt jeder Worker seinen ersten Block nach maximal [ld(P)]
Stufen.

Insgesamt kann also mit dieser Methode die Zeit, bis zu der Worker mit der Schleifenbe-
arbeitung beginnen kénnen, auf die Hilfte reduziert werden.

6.3 Spezielle Anforderungen von SVM-Systemen

Die im vorigen Abschnitt vorgestellte Realisierung beriicksichtigt Anforderungen, die
massiv-parallele Message-Passing-Systeme an das dynamische Schleifen-Scheduling stel-
len. Dabei wurde den besonderen Anforderungen von SVM an das Schleifen-Scheduling
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noch keine Beachtung geschenkt. So erfolgt die Berechnung von Iterationsblécken beim
Guided-Self-Scheduling sowie beim Factoring bisher ohne Beriicksichtigung der Verwal-
tung von Daten in Einheiten ganzer Seiten.

GSS Daten Block-GSS

1. Seite: 10
L. Chunk: 25 2. Seite: 10 1. Chunk: 30

3. Seite: 10

2. Chunk: 19 4. Seite: 10
2. Chunk: 20

5. Seite: 10

3. Chunk: 14 6. Seite: 10
4. Chunk: 11 7. Seite: 10 3. Chunk: 20
3. Chunk: 8 8. Seite: 10 4. Chunk: 10

6. Chunk: 6

7. Chunk: 5 9. Seite: 10 5. Chunk: 10
10. Seite: 10 6. Chunk: 10

Abbildung 6.6:  Loop-Blocking beim Guided-Self-Scheduling (GSS)

In Abbildung 6.6 kann man eine Situation erkennen, bei der aufeinanderfolgende Chunks,
die meist verschiedenen Prozessoren zugeteilt werden, zu Zugriffen auf Daten in einer
Seite fiilhren. Im gegebenen Beispiel greifen die Prozessoren, die den 1. und den 2. Chunk
zugewiesen bekommen haben, gleichzeitig auf Daten der 3. Seite zu. Bei diesem konkurrie-
renden Zugriff wird sich unvermeidlich Page-Trashing (vergleiche Abschnitt 2.3) einstellen,
so daf} eine effiziente Ausfiihrung nicht mehr erzielt werden kann.

In [GrWi93] und [Lin94] wird Loop-Blocking als Lsung dieses Problems genannt. Wie
ebenfalls in Abbildung 6.6 veranschaulicht, wird dabei die Gr68e eines neuen Iterations-
Chunks so aufgerundet, daf} sich ein Vielfaches der Zahl der Daten in einer Speicherseite
ergibt. Unter den Voraussetzungen, daff die Datenfelder, auf die in einer solchen Schleife
zugegriffen wird, auf einer Seitengrenze im gemeinsamen Hauptspeicher beginnen und daf§
auf diese Felder nicht indirekt zugegriffen wird, fiihrt Loop-Blocking dazu, dafl nur jeweils
ein einziger Prozessor auf eine Speicherseite zugreift.

Unter den genannten Voraussetzungen stellt Loop-Blocking eine sehr einfache und wir-
kungsvolle Methode dar, um Page-Trashing zu reduzieren. Die vom Scheduler realisier-
ten Verfahren wurden deshalb um BLOCK-GUIDED-SELF-SCHEDULING und BLOCK-
FACTORING erweitert.

Das Loop-Blocking ist im Prinzip gut geeignet, die seitenweise Verwaltung von Daten
unter SVM zu beriicksichtigen. Es stellt sich aber angesichts einer Seitengréfie von 8192
Byte bei der Intel Paragon die Frage danach, wie grof} ein Iterationsraum sein muf}, damit
sich bei dem Aufrunden auf die folgende Seitengrenze {iberhaupt noch verschieden grofie
Chunks ergeben. 8192 Byte entsprechen 1024 DOUBLE-PRECISION-Werte oder 2048
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32-Bit INTEGER-Werte. Um die gestellte Frage beantworten zu kénnen, hilft zunichst
die folgende Feststellung: Geht man bei einer festgehaltenen Zahl von Prozessoren auf
einen Iterationsraum iiber, dessen Ausdehnung ein Vielfaches des urspriinglichen ist, so
bleibt das Gréflenverhéltnis aufeinanderfolgender Chunks im wesentlichen wie zuvor. Der
i-te neue Chunk hat, abgesehen von Rundungseffekten, die Grofle des i-ten alten Chunks,
multipliziert mit dem Vergroflerungsfaktor des Iterationsraumes. Die Frage, bei welcher
Ausdehnung des Iterationsraumes sich beim Loop-Blocking noch verschieden grofie Chunks
ergeben, 1a8t sich somit reduzieren auf die Frage, wann sich beim Guided-Self-Scheduling
bzw. beim Factoring andere Chunks als solche der Gréfle 1 ausbilden. Diese Frage aber
148t sich relativ leicht beantworten, wenn man sich die Berechnungsvorschrift fiir den
ersten Chunk ansieht: Sobald jeder Prozessor im Durchschnitt K Iterationen beisteuert,
wird der erste Block beim Guided-Self-Scheduling die Gré8e K bzw. beim Factoring die
Grofle [%1 annehmen. Folgende Chunks werden dann schrittweise kleiner. Ubertragen
auf das Loop-Blocking bedeutet dies, daf3 sich verschieden grofle Chunks dann einstellen,
falls von jedem Prozessor einige Tausend Iterationen zu bearbeiten sind.
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7 Aligned-Scheduling

Zum Ende von Kapitel 6 hat sich herausgestellt, dal die Umsetzung des Self-Service-
Scheduling-Verfahrens zwar gut geeignet ist, eine dynamische Lastadaption zu leisten,
aber in ihrer urspriinglichen Form keine Riicksicht auf die zugrundeliegende Datenvertei-
lung nimmt. Dies fiihrt wihrend des Programmlaufs zu einem hohen Anteil nicht-lokaler
Datenzugriffe, worunter die Effizienz erheblich leidet. Loop-Blocking hat sich als ein geeig-
netes Verfahren zur Beriicksichtigung der seitenweisen Datenanordnung in SVM-Systemen
erwiesen. Unter der Zusatzbedingung einer Ausrichtung von Datenfeldern auf den Beginn
einer Speicherseite in Verbindung mit einem direkten Zugriff auf diese Felder arbeitet
beim Loop-Blocking nur jeweils ein einziger Prozessor mit Daten einer Seite. In diesem
Kapitel wird beschrieben, wie man in SVM-Systemen eine vorliegende Datenverteilung
beriicksichtigen kann, auch wenn die genannten Bedingungen nicht erfiillt werden kénnen.

Die Beriicksichtigung der aktuell vorliegenden Datenverteilung ist notwendig, damit sich
Lokalitdt beim Datenzugriff einstellen kann. Daten sollen nach Méglichkeit dort bear-
beitet werden, wo sie lokal vorhanden sind. In [ZBCM92] und [HKKK92] wird diese
Strategie auch als Owner-Compute-Rule bezeichnet. Um Lokalitit beim Datenzugriff
zu erreichen, ist in SVM-Fortran bisher die in Kapitel 3 beschriebene und in [Lin94] als
Affinity-Scheduling bezeichnete Methode realisiert. Dabei wird eine Verteilung von
Schleifeniterationen auf Prozessoren vorgegeben. Die wiederholte Verwendung dieser Ver-
teilung fiihrt unter SVM schliefilich dazu, daf sich die Verteilung der Speicherseiten dem
Zugriffsmuster anpafit. Die letzte Aussage kann aber immer nur mit einer gewissen Wahr-
scheinlichkeit gemacht werden, da Speicherseiten in SVM-Systemen nicht fest an einen
bestimmten Prozessor gebunden sind.

Eine direkte Implementierung der Owner-Compute-Rule hingegen ist das in [PDM92]
genannte und in [Lin94] untersuchte Aligned-Scheduling. Dabei wird das Schleifen-
Scheduling an die vorgefundene Datenverteilung eines bestimmten Feldes angepafit. Rea-
lisiert wird Aligned-Scheduling dadurch, dafl zundchst jeder Prozessor herausfindet, wel-
cher Teil des zu bearbeitenden Datenfeldes bei ihm lokal vorhanden ist. Anschliefend
bestimmt er diejenigen Iterationen, die auf diesen lokal vorhandenen Teil zugreifen, und
fiithrt sie schliellich aus.

7.1 Bestimmung der Seitenverteilungsinformation

Die Information dariiber, welcher Teil eines gemeinsamen Datenfeldes lokal vorhanden
ist, kann nur gewonnen werden, wenn das Betriebssystem dem Benutzer den aktuellen
Zustand der Page-Owner-Tabelle zur Verfiigung stellt. Das von SVM-Fortran genutzte
ASVM, entwickelt durch die Firma Intel SSD, ist das einzige System, das bereits heute
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diese Funktionalitét bietet (siche [BGM95]). Die Bereitstellung der Seitenzustandsinfor-
mation ist dabei nur ein Aspekt einer umfassenden Monitoring-Umgebung fiir Anwen-
dungsprogramme. Zu beliebigen Zeiten kann das Monitoring fiir Bereiche im globalen
Adrefiraum, die der Benutzer vorgeben kann, initialisiert werden. Danach steht in der
lokalen Datenstruktur SVM_MON_TASK_PAGE _STATE_INFO ein Feld zur Verfiigung,
das fiir jede Seite innerhalb des interessierenden Adreflbereichs den eigenen Besitz- und
Zugriffsstatus enthilt. Mogliche Zustinde sind:

e SVM_MON_PAGE_ READ_ONLY: Die Seite kann nur gelesen werden. Ein an-
derer Knoten ist der Besitzer der Seite.

e SVM_MON_PAGE_OWNED: Die Seite kann nur gelesen werden. Der Knoten
selbst ist der Besitzer der Seite.

e SVM_MON_PAGE_READ_WRITE: Die Seite darf geschrieben und gelesen wer-
den.

e SVM _ MON_PAGE_NOT_PRESENT: Die Seite ist lokal nicht vorhanden.

Fiir den gegebenen Anwendungsfall mufy die Information dariiber, welcher Prozessor eine
bestimmte Iteration ausfiihren soll, unbedingt eindeutig sein, damit jede Iteration ge-
nau einmal ausgefiihrt wird. Dies impliziert, dafl auch die Information dariiber, welcher
Prozessor {iber eine bestimmte Seite verfiigt, eindeutig sein mufl. Da von einer Speicher-
seite mehrere Lesekopien existieren kénnen, kommt nur der eindeutige Besitzer einer Seite
in Frage, um die entsprechenden Iterationen auszufiihren. Dieser Besitzer hat fiir die
betrachtete Seite entweder den Zustand SVM_MON_PAGE_OWNED oder den Zustand
SVM_MON_PAGE_READ WRITE.
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Abbildung 7.1:  Eine angenommene Verteilung von Speicherseiten auf ein
3x3-Prozessorfeld

In Abbildung 7.1 ist dargestellt, wie Speicherseiten, die Teile eines gemeinsamen Daten-
feldes enthalten, auf ein 3x3-Prozessorfeld verteilt sein kénnten. Der eingerahmte Bereich
symbolisiert, daf8 es in SVM-Fortran moglich ist, benutzerspezifizierte Programmbereiche
nur auf Teilen eines Prozessorfeldes ausfiihren zu lassen. Mit dieser Methode wird funktio-
nale Parallelitdt in SVM-Fortran ausgedriickt. Gerade diese Moglichkeit stellt aber fiir das
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Aligned-Scheduling einen zu beriicksichtigenden Sonderfall dar. L&uft ndmlich Aligned-
Scheduling nicht in dem vollstindigen Prozessorfeld ab, so kann (wie in Abbildung 7.1
dargestellt) nicht garantiert werden, daf sich auch tatsichlich alle Speicherseiten des Da-
tenfeldes innerhalb des Teilprozessorfeldes befinden. Wiirde in dieser Situation lediglich
jeder Prozessor diejenigen Iterationen ausfiihren, die zu seinen lokal vorhandenen Daten
gehoren, so bliebe die Schleifenbearbeitung unvollstindig. Es ist deshalb unvermeidlich,
die Information iiber die globale Seitenverteilung an einer zentralen Stelle zu akkumu-
lieren. Erst dadurch besteht die Moglichkeit, zu entscheiden, ob in der aktuell giiltigen
Prozessormenge Seiten eines Datenfeldes fehlen. Fehlende Seiten werden gleichméfBig auf
die vorhandene Prozessormenge verteilt. Genau genommen werden dabei aber nicht die
Seiten selbst verteilt, sondern es erfolgt eine Zuordnung von Seiten auf Prozessoren. Die
Seiten selbst werden dann spédter vom Betriebssystem beim ersten Zugriff auf diese trans-
portiert.

Neben dem Fehlen von Speicherseiten in einem Teilprozessorfeld ist zusdtzlich auch ein
weiterer Fall zu beriicksichtigen. Im verteilten System kénnen aufgrund unterschiedlichen
Laufzeitverhaltens zwei oder mehr Prozessoren unabhingig voneinander zu der Entschei-
dung kommen, daf} sich eine bestimmte Seite bei ihnen befindet.

PO hat die erste Seite P1 hat die erste Seite
A ' A
r AR4 \
PO A)=.; ... Calc_Owned_Pages(A) .
P1: AD)=..; .. '+ Calc_Owned_Pages(A)
1 i
t t+A Zeit

Abbildung 7.2:  Sowohl PO als auch P1 halten sich fiir den Besitzer der ersten
Speicherseite des Feldes A.

In Abbildung 7.2 ist Prozessor PO zum Zeitpunkt t der Besitzer der ersten Speicherseite
des Datenfeldes A, weil er als letzter in sie geschrieben hat. Da er zu diesem Zeitpunkt
seine Page-Owner-Tabelle ausliest, gelangt zu der Information, daf8 er im Moment der Be-
sitzer dieser Seite ist. Zur selben Zeit t schreibt Prozessor P1 in diese Speicherseite. Bis
die Besitzrechte von PO auf P1 {ibergegangen sind, vergeht die Zeit A. Noch bevor diese
Zeitspanne A abgelaufen ist, hat P0 das Auslesen seiner Page-Owner-Tabelle abgeschlos-
sen. Erst nachdem die Besitzrechte auf P1 {ibertragen worden sind, kommt auch P1 dazu,
seine Page-Owner-Tabelle auszuwerten. Insgesamt halten sich also sowohl P0 wie auch
P1 fiir den Besitzer dieser Speicherseite. Um zu verhindern, dafl Iterationen doppelt aus-
gefiihrt werden, muf ein Synchronisationspunkt vor dem Auslesen der Page-Owner-Tabelle
eingefiigt werden. Dieser garantiert, dafl alle Schreibzugriffe, die zu einer Anderung der
Seitenverteilung fiihren kdnnten, abgeschlossen sind, bevor die Page-Owner-Tabellen aus-
gewertet werden. Der genannte Synchronisationspunkt braucht allerdings nicht zusétzlich
in den Programmtext eingefiigt zu werden. Da die Akkumulation der globalen Seiten-
verteilungsinformation ohnehin notwendig ist, kann der Fall doppelt vorhandener Seiten
leicht zus&tzlich {iberpriift werden.

Insgesamt erkennt man fiir Schleifen, bei denen Aligned-Scheduling angewendet wird, die
Notwendigkeit einer globalen Operation. Entweder ist explizit ein Synchronisationspunkt
einzufiigen, oder in Form der Akkumulation der Seitenverteilungsinformation liegt implizit
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einen Synchronisationspunkt vor.

Eine Optimierung durch den Verzicht auf den Synchronisationspunkt vor der Ausfiihrung
der Schleife, wie sie fiir andere parallele Schleifen méglich ist, wenn Datenabhéngigkeiten
dies zulassen, scheidet hier also aus.

7.2 Die Umkehrung der Align-Funktion

Nachdem die Information iiber lokal vorhandene Speicherseiten vorliegt, ist der folgende
Schritt bei der Realisierung des Aligned-Scheduling die Ermittlung der Iterationen, die
auf lokale Daten zugreifen (vergleiche Abbildung 7.3).

CSVMS$ PDO (I), STRATEGY .... ALIGN WITH A(MAP(I))
DO I=1,N
A(MAP(D)) = ...

ENDDO
Iterationen TGO
Datenfeld A | 1 ﬁ;l‘l 1 1 1 |

1§ J J J )
V \Y4 NV V

Prozessoren P1 P2 P3 P4

Abbildung 7.3:  Beim Aligned-Scheduling wird der Prozessor, der eine bestimmte
Schleifeniteration ausfiihren soll, in zwei Stufen ermittelt.

Abbildung 7.3 verdeutlicht, dafl beim Aligned-Scheduling die Zuordnung von Iterationen
zu Prozessoren in zwei Stufen erfolgt. In der ersten Stufe werden die Iterationen iiber eine
Align-Funktion auf Datenfeldelemente abgebildet. Jedes derartige Feldelement gehort zu
einer Speicherseite, welche sich bei einem bestimmten Prozessor befindet.

Wenn die Zuordnung von Speicherseiten auf Prozessoren bekannt ist, schliefit sich die
Umkehrung der Align-Funktion an, um die Iterationen zu bestimmen, die gemeinsam auf
Daten in einer Seite zugreifen. Dabei sind zwei Fille zu unterscheiden:

1. Die Align-Funktion ist eine lineare Funktion und deshalb direkt umkehrbar.

2. Die Align-Funktion ist durch eine Tabelle mit beliebig gew&hlten Eintrigen gegeben
und deshalb nicht direkt umkehrbar.

Ist die Align-Funktion linear, so kann die Umkehrung direkt fiir jedes betrachtete Daten-
feldelement einzeln erfolgen. Insbesondere ist keine Kommunikation zwischen den Prozes-
soren erforderlich. Der Nachteil besteht aber darin, dal durch lineare Funktionen nur eine
eingeschrinkte Klasse von Verteilungen angegeben werden kann.
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Mochte man aber auch allgemeinere Align-Funktionen wie z.B. Mapping-Arrays zulassen,
so scheidet die direkte Umkehrung aus. Es bleibt nur noch der Weg {iber die Funktions-
auswertung. Wie bei der Realisierung der DISTRIBUTE-Direktive wird dabei fiir alle
erlaubten Schleifenindizes die Align-Funktion ausgewertet. So kann entschieden werden,
ob die gerade untersuchte Iteration zu einem Zugriff in eine bestimmte Speicherseite fiihrt.
Das Problem bei diesem Verfahren ist, daf§ alle beteiligten Prozessoren den vollstédndigen
Iterationsraum durchlaufen miissen, was einer Sequentialisierung der eigentlich parallel
zu bearbeitenden Schleife gleichkommt. Bei der Umsetzung der DISTRIBUTE-Direktive
(vergleiche Abschnitt 4.2 und 4.3) konnte dies akzeptiert werden, da eine DISTRIBUTE-
Anweisung nur wenige Male im Lauf eines Programms, nicht aber bei jeder parallelen
Schleife, ausgefiihrt wird. Hier jedoch besteht der Wunsch nach einer Beschleunigung
dieses Umkehrungsvorgangs.

7.2.1 Parallele Umkehrung der Align-Funktion

Eine Beschleunigung kann, da die Zahl auszufiihrender Operationen nicht reduziert werden
kann, nur durch eine parallele Auswertung erreicht werden.

In einem ersten Schritt wird der Iterationsraum blockweise partitioniert und auf die Prozes-
soren verteilt. Dann durchliuft jeder Prozessor den ihm zugeordneten Teiliterationsbereich
und wertet fiir jeden Index die Align-Funktion aus. Das Ergebnis wird interpretiert als
Offset relativ zum Anfang des Datenfeldes, an dem das Schleifen-Scheduling auszurichten
ist. Wenn die Anfangsadresse des Datenfeldes bekannt ist, kann so entschieden werden,
auf welche Speicherseite jede Iteration zugreifen wird. Iterationen, die gemeinsam auf eine
bestimmte Speicherseite zugreifen, werden in einer geordneten Liste zusammengefafit. Die
folgende Aufgabe ist die Akkumulation der bisher im System verteilt vorhandenen Infor-
mation, denn jeder Prozessor hat bisher lediglich die Information, auf welche Seiten ein
Teil des Gesamtiterationsbereichs zugreifen wird. Die Akkumulation erfolgt durch suk-
zessives Zusammenfiihren von Teillisten, bis schliefllich die Wurzel eines bindren Baumes
iiber die Gesamtinformation verfiigt (siehe Abbildung 7.4). Die Iterationslisten speichern
dabei zusammenhéngende Blécke (vergleiche Abschnitt 4.1), so daB sich die Grofle der
versendeten Nachrichten verringert, falls sich tatsdchlich Iterationsblécke ausbilden.

Bei der gerade erlduterten Methode sammelt sich die Gesamtinformation schliefilich bei
einem einzigen Prozessor. Dies ist gleich aus zwei Griinden ungiinstig: Zum einen kann
die Datenmenge sehr grofl werden, wenn sich kaum Iterationsblécke ausbilden, und zum
anderen wird die Information dariiber, welche Iterationen auf eine bestimme Speicherseite
zugreifen, nicht an einer zentralen Stelle, sondern genau dort bendtigt, wo die entspre-
chende Seite auch tatsichlich vorhanden ist. Erforderlich ist deshalb eine Struktur, bei
der jeder Prozessor, der iiber mindestens eine betroffene Speicherseite verfiigt, die Wurzel
eines solchen Reduktionsbaumes ist. Es hat sich herausgestellt, dafl sich diese logisch er-
forderlichen bin&ren Bdume in einer einzigen Verbindungs- und Kommunikationsstruktur
zusammenfassen lassen. Die Verbindungsstruktur, die dies leistet, ist in der Literatur als
Banyan-Netzwerk [HwBr84] bekannt.

In Abbildung 7.5 ist die Konstruktion eines Banyan-Netzwerks fiir vier Knoten darge-
stellt. Man erkennt in jedem Knoten die Wurzel eines balancierten bindren Baumes. Beim
Ubergang von einer Stufe i auf die néchste Stufe (i+1) ist jeder Knoten mit sich selbst und
mit einem anderen Knoten im Abstand 2* verbunden. Die Wahl dieser Kommunikations-
struktur gestattet es, die verteilte Information so zu akkumulieren, dafl sich das Wissen
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Seite 17: 1,2,3,9,10,11
Seite 18: 4,5,6,12,13,14
Seite 19: 7,8,15,16

Seite 17: 9,10,11
Seite 18: 12,13,14
Seite 19: 15,16
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Seite 17: 1,2,3
Seite 18: 4,5,6
Seite 19: 7,8
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Seite 17: 1,2,3 Seite 17: - Seite 17:9,10,11 Seite 17: -
Seite 18: 4 Seite 18: 5,6 Seite 18: 12 Seite 18: 13,14
Seite 19: - Seite 19: 7,8 Seite 19: - Seite 19: 15,16
Iterationen:
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F(I): 2| 4]l 6| 81w 121416 2] 4| 6] 8]10] 12]14]16
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V ' V '
Prozessor 0 Prozessor 1 Prozessor 2 Prozessor 3
Daten:
gl A(l)l AQ) | A(3)| A(4)| A(5)| A(6)| A(T) | A®) | A©) |A(10)|A(11)|A(12)| A(13)| A(14)|A(15)|A(16)|§
L J\ J\ )
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Seite 17 Seite 18 Seite 19

Ein Beispiel zur parallelen Invertierung der Align-Funktion. Jede
Speicherseite nimmt 6 Feldelemente auf. Die Align-Funktion lautet:
F(I) = 2*I MOD’ 16. MOD?’ ist eine modifizierte Modulo-Funktion
mit Wertebereich von 1 bis 16 statt von 0 bis 15.

Abbildung 7.4:

wieder in verteilter Form im System befindet. Auch andere Kommunikationsstrukturen
wie z.B. das Omega-Netzwerk konnten dies leisten. Das Banyan-Netzwerk ist aber hier
besonders geeignet, weil es in seiner Kommunikationsstruktur Fixpunkte aufweist, so daf§
jeweils nur mit einem einzigen anderen Knoten kommuniziert werden muf.

In Abbildung 7.6 ist dargestellt, wie Teillisten in der Banyan-Struktur schrittweise zusam-

mengefiihrt werden.

7.2.2 Analyse des Laufzeitverhaltens

Wie immer beim Ubergang auf ein paralleles Verfahren stellt sich auch hier die Frage nach
der Effizienz. Es soll deswegen im folgenden der Berechnungsaufwand des Verfahrens, bei
dem jeder Prozessor den gesamten Iterationsraum durchliuft, mit dem Aufwand des auf
der Banyan-Struktur basierenden Verfahrens verglichen werden. Das Verfahren, bei dem
jeder Prozessor den gesamten Iterationsraum durchlduft, sei hier als sequentiell bezeichnet,
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Die Struktur eines Banyan-Netzwerks

auch wenn alle Prozessoren daran beteiligt sind. In folgenden bezeichne N die Grofle des
Iterationsraumes und P die Zahl der Prozessoren.

PO:

P1:

P2:

P3:

max. N Iterationen fiir PO

max. N Iterationen fiir P1

max. N Iterationen fiir P1

max. N Iterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO

max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P1

max.%lterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO

max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P1

max.%lterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO
max.%lterationen fiir P1

max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO
max.%lterationen fiir P1
max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO
max.%lterationen fiir P1
max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P3

max.%lterationen fiir PO
max.%lterationen fiir P1
max.%lterationen fiir P2

max.%lterationen fiir P3

Abbildung 7.6:

Der Datenflu8 im Banyan-Netzwerk
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Bei der sequentiellen Ausfiihrung sind von jedem Prozessor zu leisten:

e Die N-fache Auswertung der Align-Funktion

e Das N-fache Anfiigen an eine sortierte Liste
Bei der parallelen Ausfiihrung sind nacheinander zu leisten:

e Die %—fache Auswertung der Align-Funktion
e Das %—fache Anfiigen an eine sortierte Liste

e Das Zusammenfiigen der sortierten Listen

Der Anteil, der sich aus der Auswertung der Align-Funktion und dem Anfiigen an die
sortierten Listen zusammensetzt, lalt sich somit linear mit der Anzahl der Prozessoren
beschleunigen. Weiterer Analyse bedarf die Zeit, die das Zusammenfiigen der sortierten
Listen erfordert. Dieser Zeitbedarf setzt sich aus zwei Bestandteilen zusammen:

1. der Rechenzeit, die das Zusammenfiigen der Teillisten in Anspruch nimmt und

2. der Dateniibertragungszeit.

Die Rechenzeit, die das Zusammenfiigen der Teillisten in Anspruch nimmt, darf als Kon-
stante angesetzt werden, weil der Iterationsraum in aufsteigender Ordnung auf die Prozes-
soren aufgeteilt wird. Dies hat zur Folge, daf} eine Teilliste von Iterationen, die gemeinsam
auf eine Speicherseite zugreifen, lediglich an eine andere Teilliste angefiigt werden muf.
Ein Mischen ist nicht erforderlich.

Der Aufwand fiir die Dateniibertragung 148t sich nicht einfach angeben, denn es stellt sich
heraus, daf} er von der Verteilung der Iterationen auf die Prozessoren abhéngt. Insgesamt
sind in jeder der [Id(P)]| Stufen der Banyan-Struktur N Iterationen zusammenzufiihren.
Diese gesamte Zahl ist jedoch fiir das Laufzeitverhalten nur von untergeordneter Bedeu-
tung — entscheidend ist die maximale Dateniibertragungszeit in jeder Stufe. Diese wie-
derum hingt davon ab, ob sich Blécke ausbilden, und wie gleichméflig die Iterationen
auf die Prozessoren verteilt sind. Da eine exakte Angabe nicht méglich ist, sollen der
giinstigste, der ungiinstigste und der durchschnittliche Fall diskutiert werden:

e Der ungiinstigste Fall liegt dann vor, wenn alle geraden (oder alle ungeraden)
Iterationen von einem einzigen Prozessor auszufiihren sind. In diesem Fall sind in
der letzten Stufe von einem einzigen Prozessor zwei Teillisten der Ausdehnung %
zusammenzufiihren. Jeder Iterationsblock hat dabei die Lénge eins. In der zweiten
Stufe verbinden zwei Prozessoren vier Teillisten der Ausdehnung %. Die Linge der
Teillisten halbiert sich von Stufe zu Stufe, bis schliefilich auf der untersten Stufe
von % Prozessoren zwei Listen der Lénge % zusammenzufassen sind. Als Summe
dieser Lidngen ergibt sich:

[P
S =N x -V <N
;:21(2)

Es sind also akkumuliert in keinem Fall mehr Iterationen zu iibertragen als zu be-
rechnen.
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e Der giinstigste Fall liegt dann vor, wenn bereits im ersten Schritt jeder Prozessor
seine eigenen Iterationen und keine anderen gefunden hat. Ein Zusammenfiihren
von Teillisten ist dann nicht mehr erforderlich.

e In einem durchschnittlichen Fall erhilt jeder Prozessor gleich viele Iterationen.
Diese sind gleichm#flig tiber den Iterationsbereich verteilt. In diesem Fall bleibt die
Gesamtzahl der Listeneintréige, die in jeder Stufe zu iibertragen sind, konstant = %.

Es ergibt sich ein akkumulierter Ubertragungsaufwand von [td(P)]+X.

Der Aufwand fiir die Kommunikation setzt sich aus der Startup-Zeit und der Zeit fiir
die Dateniibertragung zusammen. Fiir die folgenden Abschitzungen wird eine Message-
Passing-Startup-Zeit von 90 us und eine Dateniibertragungsrate von 50 w
gesetzt. Diese wiahrend der ASVM-Testzeit ermittelten Werte fallen ungiinstiger aus als
die wihrend des Normalbetriebs erreichbaren (ca. 40 ps Startup-Zeit; 80 w Daten-
iibertragung). Dies ist damit zu begriinden, daf in der aktuell vorliegenden Version des
Betriebssystems ASVM nicht mit dem Kommunikationskoprozessor zusammenarbeitet.
Eine Verbesserung ist fiir die folgende Version des Betriebssystems angekiindigt.

voraus-

Die akkumulierte Startup-Zeit in der Banyan-Struktur betrdgt damit fiir P Prozessoren
ca. [ld(P)]|+90us. Tabelle 4.1 kann man eine Auswertungszeit fiir die Align-Funktion von
mindestens 1,4us entnehmen. Dies bedeutet hier, daf in der Zeit, die durch das Aufset-
zen der Kommunikation insgesamt verbraucht wird, héchstens [ld(P)] * 64,3 Iterationen
sequentiell untersucht werden kdnnten. Diese Zahl fillt kaum ins Gewicht, denn wenn P
Prozessoren eingesetzt werden, sollte die Problemgriéfie so gew#hlt sein, dafl jeder Prozes-
sor mindestens die Daten einer Seite zu bearbeiten hat. Die wenigsten Iterationen ergeben
sich, wenn Double-Precision-Werte bearbeitet werden. Eine Speicherseite der Grofie 8192
Byte nimmt genau 1024 Double-Precision-Werte auf, so daf der Iterationsraum insgesamt
dann mindestens P * 1024 Elemente grof ist. Dies bedeutet einen Anteil von héchstens
6,3 * [ld;ﬂ % fiir die akkumulierte Message-Passing-Startup-Zeit. Es ergibt sich ein
maximaler Overhead fiir P = 2 Prozessoren von 3,15 %. Mit wachsender Prozessorzahl
nimmt dieser relative Anteil noch weiter ab.

Ebenso sind die Kosten der reinen Dateniibertragung akzeptabel. Bei der aktuell realisier-
ten Ubertragungsrate von 50 w ergeben sich pro Iterationsblock, fiir den 2 Integer-
Werte, also 8 Byte, zu {ibertragen sind, zusétzlich 155 ns. Die Dateniibertragungszeiten
diirfen also, selbst fiir den oben diskutierten ungiinstigsten Fall, im Vergleich zum Auf-
wand, den das Auswerten der Align-Funktion mit sich bringt, vernachlissigt werden.

Bei der Bewertung des Aligned-Scheduling ist der zusdtzliche Aufwand, den das Auslesen
der Page-Owner-Tabelle und das Invertieren der Align-Funktion mit sich bringt, dem
Vorteil eines lokalen Datenzugriffs gegeniiberzustellen. Angesichts von Page-Fault-Zeiten
um ca. 2,5 ms fillt diese Gegeniiberstellung eindeutig zu Gunsten des Aligned-Scheduling
aus. Dies gilt insbesondere deswegen, weil das Aligned-Scheduling zumindest beim Zugriff
auf das Datenfeld, an dem das Schleifen-Scheduling ausgerichtet wird, ein Page-Trashing
garantiert verhindert.

Allerdings ist das Aligned-Scheduling nicht in jeder Situation das optimale Verfahren. Um
z.B. eine ausgewogene Lastverteilung zu erreichen, ist es vollig ungeeignet. Befinden sich
gerade alle Datenseiten bei einem einzigen Prozessor, so fiihrt das Aligned-Scheduling
dazu, daB diesem Prozessor die gesamte Arbeit zugewiesen wird.
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8 Aligned-Self-Service-Scheduling

Bisher wurden die Schleifen-Scheduling-Verfahren Self-Service-Scheduling und Aligned-
Scheduling vorgestellt. Das Self-Service-Scheduling hat sich als geeignetes Verfahren
zur Realisierung einer dynamischen Lastverteilung erwiesen. Als Nachteil hat sich heraus-
gestellt, dafl die Aushéndigung von Schleifeniterationen ohne jede Beriicksichtigung der
gerade vorliegenden Datenverteilung erfolgt. Gerade diese Beriicksichtigung der vorlie-
genden Datenverteilung ist jedoch die Stédrke des Aligned-Scheduling. Das Schleifen-
Scheduling wird dabei an die vorgefundene Datenverteilung angepafit, damit sich Lokalitdt
beim Datenzugriff einstellt. Der Nachteil des Aligned-Scheduling besteht jedoch darin, daf§
es keine Moglichkeit vorsieht, eine dynamische Lastadaption vorzunehmen. Da weder auf
effizienten Datenzugriff noch auf gleichmé&Bige Lastverteilung verzichtet werden kann, liegt
es nahe, beide Verfahren miteinander zu verbinden. Das resultierende Verfahren soll im fol-
genden als Aligned-Self-Service-Scheduling bezeichnet werden, um zu verdeutlichen,
dafl es Anteile aus beiden Strategien vereinigt.

8.1 Der statische Anteil

Wenn man Lokalitdt beim Datenzugriff erreichen mochte, mufl man zunéchst die aktu-
ell vorliegende Datenverteilung kennen. Der erste Schritt ist also, wie beim Aligned-
Scheduling, das Auslesen der lokalen Page-Owner-Tabelle. Daran schliefit sich die Bestim-
mung der globalen Seitenverteilungsinformation bei einem zentralen Prozessor an, damit
der Fall fehlender und doppelt vorhandener Seiten behandelt werden kann. Fiir die Zu-
ordnung von Seiten zu Prozessoren ist also nicht die Aussage der Page-Owner-Tabelle
verbindlich, sondern die Verteilung, die der zentrale Prozessor in Kenntnis der globalen
Seitenverteilungsinformation vorgibt. Nachdem eine eindeutige Zuordnung von Speicher-
seiten auf Prozessoren vorliegt, schlie8t sich die Invertierung der Align-Funktion an, so
dafl anschlieflend jeder Prozessor die Iterationen kennt, die auf seine lokal vorhandenen
Seiten zugreifen. Anders als beim Aligned-Scheduling, bearbeiten die Prozessoren jetzt
aber nicht direkt die lokal vorhandenen Iterationen, sondern an dieser Stelle beginnt der
dynamische Anteil des Verfahrens.

8.2 Der dynamische Anteil

Bei dem dynamischen Lastverteilungsansatz, den das Self-Service-Scheduling realisiert,
werden Arbeitspakete immer dann zugeteilt, wenn ein Prozessor mit den ihm zuvor zu-
gewiesenen Aufgaben fertig ist. Dieser Ansatz wird beibehalten, auch wenn nicht mehr

65
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Iterationsblécke, sondern Bearbeitungsauftrige ausgehindigt werden. Ein solcher Bear-
beitungsauftrag besagt, dafl die Iterationen zu bearbeiten sind, die auf Daten einer be-
stimmten Speicherseite zugreifen. Zusammen mit einem Bearbeitungsauftrag wird die
Nummer des Prozessors mitgeteilt, der {iber die betroffene Speicherseite verfiigt. Ist der
Iterationsraum grofl genug, so kdnnen zur Reduktion des Nachrichtenaufkommens auch
mehrere Bearbeitungsauftrige auf einmal ausgehindigt werden.

Wird dabei ein Bearbeitungsauftrag dem Besitzer einer Speicherseite zugewiesen, so liegt
auch die Liste der zugehorigen Iterationen lokal vor, denn bei der Invertierung der Align-
Funktion wurde diese Iterationsliste ja gerade bei dem Besitzer der Speicherseite abgelegt.
Anderenfalls muf} diese Liste noch von dem Besitzer der Seite angefordert werden. Wer
dieser Besitzer ist, mufl nicht extra herausgefunden werden, denn diese Information wurde
ja zusammen mit dem Bearbeitungsauftrag gegeben.

Man erkennt, dafl ein Auftrag zur Bearbeitung nicht-lokaler Daten deutlich mehr Zeit in
Anspruch nimmt, als ein Auftrag, der lokal vorhandene Daten betrifft. Bevor mit der
Berechnung begonnen werden kann, mufl das Betriebssystem die adressierten Daten und
der Scheduler die zugehorigen Iterationen zur Verfiigung stellen. Es wird deshalb eine
wichtige Aufgabe fiir den Scheduler sein, diese Bearbeitungsauftrige so zu verteilen, daf§
die vorgefundene Seitenverteilung beriicksichtigt wird.

Nach der Vorarbeit, die im statischen Teil des Verfahrens geleistet worden ist, sind nun die
Voraussetzungen fiir eine Beriicksichtigung der Seitenverteilung gegeben. In der Wurzel
des Schedulers liegt die Information dariiber vor, bei welchem Prozessor sich eine be-
stimmte Speicherseite befindet. Dariiber hinaus weif§ jeder innere Knoten aufgrund des
Aufbaus des Scheduler-Baumes, welche Prozessoren seine rechten bzw. linken Nachfolger
sind. Mit Hilfe dieses Wissens kann er entscheiden, ob ein Bearbeitungsauftrag besser
an den rechten oder an den linken Nachfolger weiterzuleiten ist. Fordert ein Nachfol-
ger weitere Bearbeitungsauftrige an, so werden ihm in erster Linie Auftrige zugewiesen,
die Speicherseiten in seinem Teilbaum betreffen. Erst wenn keine ’passenden’ Auftrige
mehr vorhanden sind, werden auch Auftrige vergeben, die Speicherseiten in dem anderen
Teilbaum betreffen.

Bei dem in Abbildung 8.1 gegebenen Beispiel sind die Speicherseiten 1 bis 11 auf vier
Prozessoren verteilt. Die Zahlen in eckigen Klammern unterhalb des ersten Bildes geben
diese Verteilung an. Obwohl in Wirklichkeit ein asynchroner Ablauf vorliegt, wurde hier
zur Veranschaulichung eine Darstellung in vier Zeitschritten gew&hlt. Im ersten Zeitschritt
sind noch alle elf Auftrége von der Wurzel des Scheduler-Baumes zu vergeben. Da die Wur-
zel die Information besitzt, welche Seiten sich in den beiden Unterbidumen befinden, kann
sie die ersten Auftrége unter Beriicksichtigung der Seitenverteilung aushéndigen. Dies ge-
lingt auch im zweiten und dritten Schritt, da die vorhandenen Speicherseiten gleichmé&Big
auf die beiden Unterbdume verteilt sind. Innere Knoten im Scheduler-Baum verfahren
im Prinzip ebenso. Der Unterschied besteht darin, dafl sie weniger Auftrdge auf einmal
aushédndigen, weil das Gewicht ihrer Nachfolger geringer ist und darin, daf} sie selbst von
ihren Vorgéngern weitere Auftrige anfordern miissen. Interessant ist der dritte dargestellte
Zeitschritt. Hier wird an den Blattknoten Nr. 2 der Auftrag fiir die achte Speicherseite
vergeben, obwohl sich diese Seite nicht bei ihm befindet. Dies geschieht mit dem Ziel einer
ausgeglichenen Lastverteilung. Anderenfalls konnte Prozessor Nr. 2 nur die Iterationen
der Speicherseite Nr. 3, die sich zunéchst als einzige bei ihm befindet, bearbeiten.

Mit der beschriebenen Methode wird die Strategie verfolgt, so weit wie moglich lokal zu
rechnen, und erst dann, wenn es der dynamische Lastausgleich erfordert, die Kosten fiir
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Seitenverteilung zu Beginn
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Seitenverteilung zum Schluf

Abbildung 8.1:  Ein méglicher Ablauf des Aligned-Self-Service-Scheduling: Die ecki-
gen Klammern unter den Blattknoten geben an, welche Seiten sich
bei einem Prozessor befinden. Die Markierung der Pfeile besagt,
welche Bearbeitungsauftrige erteilt werden.

einen Datentransport zu investieren. An dieser Stelle kommt der Vorteil von SVM, ndmlich
die automatische Datenmigration, besonders zum Tragen. Allein durch den Zugriff auf
eine nicht-lokale Speicherseite wird der Transportmechanismus angestoflen. Im Vergleich
zu compiler-basierten Realisierungen eines gemeinsamen Adrefiraumes [Han93] kann eine
aufwendige Programmierarbeit zur Datenumverteilung hier eingespart werden.

8.3 Anwendung auf iterative Verfahren

Im Beispiel aus Abbildung 8.1 ist zu erkennen, dafl sich die Datenverteilung der dyna-
mischen Arbeitsverteilung anpafit. Die Speicherseite Nr. 8 ist durch die Zuweisung eines
entsprechenden Bearbeitungsauftrages von Prozessor 3 zu Prozessor 2 verlagert worden.
Wiirde man nun dieselbe Schleife ein zweites Mal iiber das Aligned-Self-Service-Scheduling
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verteilen, so wire eine geeignete Datenverteilung schon gegeben. Es wiirde sich also ein
Ablauf mit einer ausgeglichenen Lastverteilung ergeben, ohne daf} eine erneute Datenum-
verteilung notig wire.

Diese Beobachtung erdffnet die Moglichkeit, das Aligned-Self-Service-Scheduling fiir tech-
nisch-wissenschaftliche Anwendungsprogramme zu optimieren, bei denen hiufig paral-
lele Schleifen mehrfach iteriert werden. Zeitaufwendige Abldufe sollen dabei so weit wie
moglich aus der Bearbeitung einer parallelen Schleife nach auflen verlagert werden. Ar-
beiten, die nicht jedesmal wieder neu durchgefiihrt werden miissen, sind:

1. Die Bestimmung der globalen Seitenverteilungsinformation
2. Die Invertierung der Align-Funktion
3. Die vollstindige Datenumverteilung

4. Die vollstdndige Iterationslistenumverteilung

Eine Optimierung kann auf zwei unabhéngigen Ebenen erfolgen. Zum einen ist unter
Umsténden eine dynamische Verteilung von Arbeitspaketen nicht bei jedem Iterations-
schritt erforderlich, und zum anderen kann man bei der dynamischen Verteilung selbst
Berechnungszeit einsparen, wenn man auf Informationen zuriickgreift, die noch aus dem
vorangegangenen VerteilungsprozeB zur Verfiigung stehen.

8.3.1 Die DISTRIBUTE-ONCE-Direktive

Uber die DISTRIBUTE-ONCE-Direktive kann der Programmierer angeben, dafl beim er-
sten Ablauf einer parallelen Schleife ein dynamisches Lastausgleichsverfahren durchgefiihrt
werden soll. Jeder Prozessor speichert dabei die Iterationen, die er bearbeitet hat. Beim
zweiten und bei jedem weiteren Ablauf derselben Schleife fithrt dann jeder Prozessor genau
diejenigen Iterationen aus, die er auch schon beim ersten Mal ausgefiihrt hat. Der Over-
head, den ein dynamisches Verteilen der Arbeitslast mit sich bringt, kann so eingespart
werden. Dieses Vorgehen ist aber nur dann erfolgversprechend, wenn der Zeitbedarf fiir
die Bearbeitung zugewiesener Iterationen im Lauf der Berechnung nur marginal variiert.
Um eine Anderung der Lastverteilung dennoch beriicksichtigen zu kénnen, ist es sinn-
voll, eine dynamische Arbeitsverteilung nicht fiir jede Iteration, sondern erst nach einigen
Iterationsschritten erneut vorzunehmen, wie es in Abbildung 8.2 dargestellt ist.

8.3.2 Optimierung fiir wiederholtes dynamisches Scheduling

Ist eine dynamische Arbeitsverteilung erforderlich, damit eine verénderte Lastverteilung
beriicksichtigt werden kann, so kann der Ablauf der Arbeitsverteilung dadurch optimiert
werden, dafl einmal berechnetes *Wissen’ gespeichert wird, um es gegebenenfalls wieder-
verwenden zu kdnnen.

Bei einem iterativen Verfahren mit dynamischer Lastadaption geniigt es, wenn die Bestim-
mung der globalen Seitenverteilungsinformation und die Invertierung der Align-Funktion
nur ein einziges Mal wihrend der Initialisierung vorgenommen werden. Da sich die Align-
Funktion fiir eine Schleife nicht &ndern kann, bleibt auch die Liste der Iterationen, die
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1:100  CONTINUE
2 DO J = 1, NUM_SAME_SCHEDULE

3: CSVM$  PDO (STRATEGY, DISTRIBUTE_ONCE(TEMPL(I),
4: CSVMS$ + GRAB_ALIGNED(A(F(I)))))

5: DOI=1,N

6 A(F(D) =

7 ENDDO

8 : ENDDO

9 : CSVM$ UNDEF :: TEMPL

10 : IF (RESIDUUM .GT. EPSI) THEN GOTO 100

Abbildung 8.2:  Dynamische Arbeitsverteilung in einem iterativen Programm

gemeinsam auf eine bestimmte Speicherseite zugreifen, unverdndert. Lediglich die Posi-
tion dieser Liste wird sich verlagern, wenn auch die betroffene Speicherseite selbst ver-
schoben wird. Falls die Scheduler-Knoten jedesmal, wenn sie einen Bearbeitungsauftrag
aushédndigen, auch ihre gespeicherte Seitenverteilung aktualisieren, kann die Bestimmung
der globalen Seitenverteilungsinformation zu Beginn eines weiteren Ablaufs des Aligned-
Self-Service-Scheduling eingespart werden, weil diese Information aus der vorangegangenen
Iteration noch gegeben ist.

Dariiber hinaus ist festzuhalten, daB8 das Aligned-Self-Service-Scheduling darauf ausge-
legt ist, eine Seitenumverteilung und damit verbunden eine Umverteilung der zugehérigen
Iterationslisten nur dann durchzufiihren, wenn dies zur Realisierung einer gleichmafigen
Lastverteilung unverzichtbar ist.

Insgesamt erweist sich das Aligned-Self-Service-Scheduling als besonders geeignet fiir ite-
rative Programme, bei denen wiederholt Konfigurationen zu berechnen sind, die den Zu-
stand eines untersuchten dynamischen Systems repréisentieren. In den meisten technisch-
wissenschaftlichen Anwendungen liegt dabei ein stetiger Ubergang von einer Konfiguration
auf die néchste vor. Wenn sich also die Folgekonfiguration nur wenig von ihrer Vorgénge-
rin unterschiedet, kann man davon ausgehen, dafl eine ausgeglichene Lastverteilung, die
sich in Verbindung mit einer Lokalitdt beim Datenzugriff eingestellt hat, wihrend einiger
Iterationsschritte erhalten bleibt. Eine aufwendige Neuverteilung ist deshalb immer erst
nach einigen Iterationen erforderlich. Ist eine Neuverteilung zur Lastadaption unvermeid-
lich, so kann sie konservativ erfolgen, d.h. es wird nur dort umverteilt, wo es zur Wahrung
einer gleichméfligen Lastverteilung unvermeidbar ist. Die meisten Arbeitspakete werden
dort bearbeitet, wo sie schon zuvor bearbeitet wurden, damit Dateniibertragungszeiten
minimiert werden.
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9 Zusammenfassung und Ausblick

Eine hohe Auslastung aller Prozessoren wihrend des gesamten Programmlaufs ist unab-
dingbar, um das Potential moderner massiv-paralleler Rechnersysteme voll zur Beschleu-
nigung eines einzelnen Anwendungsprogramms nutzen zu kénnen. Bei einigen Anwen-
dungsprogrammen gelingt dies relativ leicht, indem eine statische Einteilung in gleich
grofle Arbeitspakete vorgenommen werden kann. Bei Simulationsprogrammen fiir kom-
plexe nichtlineare Systeme ist dies jedoch nicht immer méglich, weil deren Dynamik oft
dazu fiihrt, da8§ sich Bereiche hoher Rechenintensitit kontinuierlich verlagern.

In dieser Situation kann eine Beriicksichtigung der dynamischen Arbeitslastverteilung nur
durch eine ebenfalls dynamische Zuteilung von Arbeitspaketen auf Prozessoren erfolgen.

Dynamische Lastausgleichsverfahren fiir massiv-parallele Anwendungsprogramme, die
heute schon existieren, sind immer explizit fiir das gerade betrachtete Problem konzi-
piert. Um den Programmierer von der Aufgabe zu entlasten, fiir jedes neue Problem auch
ein neues Scheduling-Verfahren selbst entwickeln zu miissen, wurden in dieser Arbeit fiir
die Programmiersprache SVM-Fortran dynamische Loop-Scheduling-Verfahren entwickelt.

Die ungleiche Verteilung der Arbeitslast auf einzelne Bereiche resultiert zumeist aus An-
wendungen mit irreguldren Datenverteilungen, bei denen indirekt auf Datenfelder zuge-
griffen werden muf. Um in SVM-Fortran eine parallele DO-Schleife mit indirektem Feld-
zugriff effizient ausfithren zu kénnen, miissen die Schleifeniterationen dort ausgefiihrt wer-
den, wo auch die referenzierten Feldelemente lokal vorhanden sind. Es wurde deshalb
eine Datenstruktur realisiert, die eine beliebige Zuordnung von Schleifeniterationen auf
Prozessorelemente speichern kann.

Die Umsetzung des dynamischen Schleifen-Scheduling auf massiv-parallelen Systemen ba-
siert wesentlich auf dem Prinzip des Self-Service-Scheduling [FeRu90]. Bei diesem Ansatz
greift ein Prozessor, der seinen letzten Bearbeitungsauftrag vollsténdig erledigt hat, auf
einen gemeinsamen Vorrat zu, um ein neues zur Bearbeitung anstehendes Arbeitspaket zu
erhalten.

Dieses Prinzip hat sich auf Parallelrechnern mit physikalisch gemeinsamem Hauptspeicher
bewdhrt, da dort ein gemeinsames Register oder eine Stelle im gemeinsamen Hauptspei-
cher genutzt werden kann, um die Menge verbliebener Arbeitspakete effizient zu verwal-
ten. Diese Mittel stehen in netzwerkgekoppelten Systemen jedoch nicht zur Verfiigung.
Die Kommunikation zwischen Prozessoren dauert zu lange, so daf} ein feingranulares
Schleifen-Scheduling zunéchst als nicht realisierbar erscheint. Dariiber hinaus wiirde in
massiv-parallelen Rechnern der konkurrierende Zugriff auf eine einzige Menge zu vertei-
lender Arbeitspakete einen Engpafl darstellen. Gel6st wurden diese Probleme durch den
Ubergang auf einen hierarchischen Scheduler. Diese als Baum organisierte Verteilungs-
struktur gestattet die verteilte Verwaltung der Menge unerledigter Arbeitspakete. Der
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Scheduler wurde mit Hilfe des asynchronen Message-Passing realisiert, so dafl Berech-
nung und Kommunikation iiberlappen kénnen. Dadurch wird es méglich, daf§ die relativ
langsame Kommunikation den Fortgang der Berechnung typischerweise nur noch wihrend
der Startphase verzégert. Mit diesem hierarchischen Scheduler liegt eine Struktur vor,
die leicht auf sehr grofle Prozessorzahlen iibertragen werden kann. Die Realisierung ist
nicht zwingend auf das Message-Passing festgelegt; es kann der jeweils schnellste Kommu-
nikationsmechanismus genutzt werden. Voraussetzung bleibt jedoch die Mdoglichkeit der
Programmierung unabhéngiger Threads, so dafl das Scheduling und die Berechnungen in
den Arbeitspaketen zeitlich entkoppelt ablaufen kénnen.

Ein weiterer Aspekt dieser Arbeit war die Beriicksichtigung der besonderen Anforderun-
gen, die Systeme mit virtuell gemeinsamen Speicher an das Schleifen-Scheduling stellen.
Da Daten in diesen Systemen typischerweise in Seiten-Einheiten verwaltet werden, sollten
Arbeitspakete, die gemeinsam auf Daten in einer Speicherseite zugreifen, auch gemein-
sam einem Prozessor zugewiesen werden. Ein Datentransport kann nur dann vermieden
werden, wenn dort gerechnet wird, wo die bendtigten Daten lokal vorliegen. Das Aligned-
Scheduling ist ein Verfahren, das diese Forderungen erfiillt. Dieses bisher lediglich theore-
tisch untersuchte Konzept [Lin94] konnte im Rahmen der hier vorliegenden Arbeit reali-
siert werden. Probleme der konkreten Umsetzung wurden aufgezeigt und Losungsmoglich-
keiten beschrieben.

Basierend auf dem Self-Service-Scheduling und dem Aligned-Scheduling konnte schliefilich
mit dem Aligned-Self-Service-Scheduling ein Verfahren gefunden werden, das die Vorteile
eines lokalen Datenzugriffs mit einer dynamischen Lastanpassung vereinigt. Dieses Verfah-
ren hat sich als besonders geeignet erwiesen fiir iterative Programme, bei denen wiederholt
Konfigurationen zu berechnen sind, die den Zustand eines untersuchten dynamischen Sy-
stems représentieren. Es hat sich herausgestellt, dafl eine aufwendige Umverteilung der
Arbeitspakete nur relativ selten erforderlich ist. Der Ablauf konnte durch die Wiederver-
wendung von Informationen, die noch aus dem bisherigen Programmlauf zur Verfiigung
stehen, optimiert werden. Die meisten Arbeitspakete konnen dort bearbeitet werden, wo
sie schon zuvor bearbeitet wurden, Dateniibertragungszeiten werden so minimiert.

Insgesamt waren bei den beschriebenen Verfahren drei Ziele miteinander in Einklang zu
bringen:

e ausgeglichene Lastverteilung;
e geringer Overhead;

o Beriicksichtigung von Lokalitdt beim Datenzugriff.

Es hat sich gezeigt, daf3 die Beriicksichtigung von Lokalitdt beim Datenzugriff das wich-
tigste Ziel ist, da die Page-Fault-Zeiten im Vergleich zur Taktzeit des Prozessors sehr hoch
sind. Darauf aufbauend kann dann eine ausgeglichene Lastverteilung realisiert werden.
Der Overhead wurde durch eine Parallelisierung der notwendigen Abldufe und durch eine
weitgehende Wiederverwendung einmal berechneter Information so weit wie moglich redu-
ziert. Dennoch kann der Zeitbedarf zusdtzlicher Arbeit nicht vernachlissigt werden. Ein
weiteres Problem besteht darin, daf§ die Zeiten fiir einen Seitentransport mit in die Berech-
nungszeit eingehen. Ist innerhalb eines Arbeitspaketes nur so wenig Arbeit zu leisten, daf§
dessen Berechnung nicht wesentlich linger dauert als ein Page-Fault, so kann sich schon
bei der niichsten Iteration ein anderes Laufzeitverhalten einstellen. In der Zeit, die zuvor
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damit verbracht werden muflte, auf eine Speicherseite zu warten, kann der Prozessor jetzt
ein weiteres Arbeitspaket bearbeiten. Dies fiihrt dazu, daf} erst einige Konvergenzschritte
notwendig sind, bis sich schliefilich eine ausgeglichene Lastverteilung einstellen wird.

Auch wenn die realisierten Verfahren nicht so feingranular eingesetzt werden kénnen wie
vergleichbare Verfahren bei Rechnern mit physikalisch gemeinsamem Speicher, erscheint
deren Anwendung dennoch lohnend. Bei Problemen mit einer dynamischen Verdnderung
der Arbeitslastverteilung kann auch ein nicht optimales dynamisches Lastausgleichsver-
fahren vorhandene Ressourcen besser nutzen als ein statisches.

Die vorgestellten Verfahren konnten im Rahmen dieser Arbeit theoretisch und an Hand
einfacher Testbeispiele bewertet werden. Die weitere Anwendung auf Programme im Pro-
duktionsbetrieb erscheint deshalb sinnvoll, um zu untersuchen, ob die Hoffnungen auf
einen effizienten Ablauf auch den Praxisanforderungen standhalten.

Aufgrund der Komplexitit der notwendigen Verfahren konnte dynamisches Loop-
Scheduling zunéchst nur fiir eine Ebene von geschachtelten Schleifen verwirklicht werden.
Dies reicht fiir einen grofien Teil der Anwendungen aus. Falls dennoch Bedarf auch fiir
geschachteltes dynamisches Loop-Scheduling deutlich werden sollte, k6nnen entsprechende
Erweiterungen vorgenommen werden.

Mittelfristig werden massiv-parallele Rechnersysteme nicht mehr ausschliefilich dazu
benutzt werden, einzelne Anwendungsprogramme in moglichst kurzer Zeit zu bearbei-
ten, sondern der durchsatzorientierte Aspekt in Rechenzentrumsumgebungen wird stérkere
Beachtung finden. Wenn dazu die Voraussetzungen auf der Seite des Betriebssystems ge-
schaffen sein werden, k6nnen in einem weiteren Schritt die Ergebnisse dieser Arbeit dazu
beitragen, ein kooperatives Scheduling fiir massiv-parallele Systeme mit verteiltem Spei-
cher zu realisieren.
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