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Kurzfassung

Massiv-parallele Rechnersysteme mit physikalisch verteiltem Hauptspeicher stel-
len zwar einen kostengiinstigen Weg dar, hohe Rechenleistungen zu erzielen, erfor-
dern aber auf der anderen Seite neue Betriebssystemkonzepte, Programmiermodelle
und Programmiersprachen, um in Produktionsumgebungen gewinnbringend einsetz-
bar zu sein. Der virtuell gemeinsame Speicher (SVM) ist ein Programmiermodell,
das diesen Anforderungen nach vereinfachter Programmierung von Rechnersystemen
mit physikalisch verteiltem Speicher gerecht zu werden versucht. Fiir einen erfolgrei-
chen Einsatz von SVM sind allerdings Anpassungen der Anwendungssoftware und
der Betriebssysteme erforderlich. Wahrend die Optimierung paralleler Anwendungen
auf SVM bereits in einer Reihe von Arbeiten behandelt wurde, sind bisher noch ver-
gleichsweise wenig Anstrengungen unternommen worden, parallele Betriebssysteme
und insbesondere deren Scheduling-Algorithmen auf eine effiziente Kooperation mit
den Hardware-Gegebenheiten in einem SVM-System abzustimmen. In der vorliegen-
den Arbeit wurde daher untersucht, wie sich bestehende, parallele Betriebssysteme
um Komponenten erweitern lassen, die eine effizientere Abarbeitung SVM-basierter

Anwendungen ermoglichen.

Die mit Hilfe eines ereignisgesteuerten, im Rahmen dieser Arbeit entwickelten
Simulationssystemes durchgefithrten, Untersuchungen konzentrierten sich auf zwei
Problemkreise: Zum einen wurde untersucht, inwieweit durch lokales Scheduling
sequentieller Anwendungen Prozessorleerlaufzeiten einer parallelen Anwendung ge-
nutzt werden konnen, so daf} sich die Auslastung eines parallelen Rechnersystems
verbessert; zum anderen wurden Algorithmen verglichen, die es einem parallelen
Betriebssystem fiir SVM-basierte Rechnersysteme erlauben, Situationen mit hoher

Seitenfehlerrate zu erkennen und korrigierend einzugreifen.

Es hat sich in den Untersuchungen zum einen gezeigt, daf} eine asynchrone
Ausfithrung sequentieller Hintergrundlasten unter bestimmten, auch in der Pra-
xis antreffbaren Bedingungen zu einer Verbesserung der Systemauslastung fithren
kann. Zum anderen ergab ein Vergleich der untersuchten Verfahren zur Reduktion
von hohen Seitenfehlerraten, dafl alle in dieser Arbeit neu entwickelten Scheduling-
Strategien das primér angestrebte Ziel der Seitenfehlerreduktion erreichen. Dariiber
hinaus sind jedoch bei einer geeigneten, sich dem Programmverhalten dynamisch
anpassenden Parameterwahl auch verringerte Laufzeiten fiir die einzelnen Anwen-

dungen méglich.

Da die entwickelten Algorithmen sich leicht als zusétzliche Komponenten in ein
bestehendes, paralleles Betriebssystem einbetten lassen, werden sie eine wertvolle
Ergénzung fiir die Betriebssysteme zukiinftiger, auf SVM basierender Parallelrechner

darstellen.






Abstract

Analysis of Scheduling Algorithms for Massively-Parallel
Systems with Virtually Shared Memory

Massively-parallel systems with a physically distributed main memory present a
cost-effective way to achieve high computing powers, but however also require new
operating system concepts, programming models, and languages to be effectively
usable in production environments. Virtually shared memory (SVM) is a program-
ming model that tries to satisfy the demand for distributed-memory systems with
simplified programming. A successful application of SVM however requires adapti-
ons of application software and operating systems. While the topic of application
optimization for SVM has already been treated in an number of papers, comparab-
ly few attempts have been made to tune parallel operating systems and especially
their scheduling algorithms for an efficient cooperation with the given hardware of
an SVM-based system. This thesis therefore investigated how existing parallel ope-
rating systems can be extended by components that allow a more efficient execution
of SVM-based application programs.

The investigations were done with an event-driven simulation system specially
developed for this work and focused on two issues: On one hand, it was examined to
what extend local scheduling of sequential background load can be used to exploit
processor idle times, leading to a higher CPU utilization; on the other hand, algo-
rithms were compared which enable a parallel operating system to detect situations

with excessive page fault rates and to initiate corrective arrangements.

The investigations showed on the one hand that under certain conditions, an
asynchronous execution of sequential background loads can lead to a higher system
utilization. These conditions can also be found on real-world systems. On the other
hand, comparisons of the algorithms to reduce page fault rates showed that all
algorithms achieved their primary target of page fault reduction. Moreover, reduced
execution times for individual applications are possible if the algorithm parameters

are chosen in a suitable, preferably adaptive way.

Since the developed algorithms can be easily embedded into an existing parallel
operating system, they will prove to be a valuable extension for operating systems

of future SVM-based parallel computers.
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Kapitel 1
Motivation

Die Entwicklung massiv-paralleler Rechner ist durch zwei Trends gekennzeichnet:
Zum einen wird durch verfeinerte Entwicklungswerkzeuge die Programmierung die-
ser Rechner immer weiter erleichtert, zum anderen haben die Betriebssysteme fiir
massiv-parallele Rechnersysteme einen Grad an Stabilitdt und Funktionalitét er-
reicht, wie er vormals nur bei sequentiellen oder moderat-parallelen Systemen anzu-
treffen war. Das Resultat dieser Entwicklungen ist, dafl massiv-parallele Rechnersy-
steme den reinen Forschungsbereich zu verlassen beginnen und sich auch kommer-
ziellen Anwendern als preiswerte Antwort auf die iiberall steigenden Anspriiche an

Rechenleistung und Hauptspeicherkapazitét anbieten.

Mit diesem erweiterten Kundenkreis tritt aber auch eine neue Anwenderschicht
mit einem anderen Anwendungsprofil an Hardware und Software massiv-paralleler
Systeme heran: Im Forschungsbereich ist es die Regel, dafl eine Anwendung fiir ein
neues paralleles System entweder vollstandig neu erstellt wird oder bei der Por-
tierung drastische Anderungen erfihrt, um die bestmégliche Leistung auf diesem
System zu erreichen. Die Minimierung der fiir ein solches Vorgehen erforderlichen
Arbeitsleistung hat einen vergleichsweise geringen Einflufl auf die Wahl der Mittel
und ist deshalb von untergeordneter Bedeutung. Im kommerziellen Bereich ist die
Gewichtung der Argumente beim Rechnereinsatz jedoch véllig anders: Hier kommt
es auf eine in der Summe moglichst preiswerte Gesamtlosung an. Da Personalko-
sten bei der Software-Entwicklung einen sehr hohen Anteil haben, ist es durchaus
moglich, dafl eine weniger effiziente Implementierung gewahlt wird, die aber wesent-
lich schneller zu erstellen und in vielen Féllen auch wesentlich einfacher zu warten
ist. Die geringere Leistung dieser Gesamtlésung kann dann meist durch eine ent-
sprechend leistungsfahigere Hardware ausgeglichen werden, deren Mehrpreis durch

die eingesparten Personalkosten mehr als kompensiert wird.

In der Praxis bedeutet dies meist, dal eine Portierung bestehender Anwendun-

gen auf einen neuen Rechner mit moglichst geringem Aufwand vorzunehmen ist.
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Muf vor einer ersten, funktionierenden portierten Version erst die vollstdndige An-
wendung umgeschrieben werden, so wird von einer Portierung héufig Abstand ge-
nommen. Gewiinscht ist eine initiale Portierung, die mit moglichst wenig Aufwand
vorzunehmen ist und danach eine inkrementelle Verbesserung bis zur gewiinschten

Performance erlaubt.

In der Praxis bedeuten diese Vorbedingungen fiir massiv-parallele Systeme einen
deutlichen Hinderungsgrund. Dieser Grund ist in der gegeniiber den auch im kom-
merziellen Bereich verbreiteten moderat-parallelen Systemen anderen Architektur
zu suchen. Wahrend Vektorrechner mit mehreren, parallel arbeitenden Prozessoren
oder symmetrische Multiprozessorsysteme im allgemeinen mit einem physikalisch
gemeinsamen Speicher arbeiten, auf den alle Prozessoren gleichberechtigt und ohne
Verzogerung zugreifen kénnen, ist der Speicher bei massiv-parallelen Systemen pri-
vat und verteilt, d.h. jeder Prozessor besitzt ein eigenes Hauptspeichermodul, auf
das er exklusiv Zugriff hat. Die Kommunikation zwischen den einzelnen Prozessoren
kann allein durch Austausch von Nachrichten auf einem die Prozessoren verbin-
denden Netzwerk erfolgen (eine seltene Ausnahme von diesem Paradigma stellen
Architekturen wie die Cray T3D/T3E dar [Cr93], die Zugriffe auf entfernte Spei-
chermodule in Hardware auf Nachrichten abbilden und damit die Illusion eines ge-
meinsamen Adrefiraumes herstellen kénnen). Es ist einsichtig, dafl ein Programm,
welches fiir eine Architektur mit gemeinsamem Speicher geschrieben wurde, nur mit

hohen Aufwand auf ein nachrichtenbasiertes Modell tibertragbar ist.

Das Programmiermodell des verteilten Hauptspeichers mit explizitem Message-
Passing kommt der Hardware-Struktur massiv-paralleler Systeme am néchsten und
1Bt sich daher mit vergleichsweise wenig Aufwand effizient implementieren. Aus der
Sicht des Anwendungsprogrammierers hat es jedoch besonders fiir numerische An-
wendungen gegeniiber einem globalen Adrefiraum deutliche Nachteile. Parallelismus
existiert in numerischen Anwendungen insbesondere in der Form des Datenparalle-
lismus, bei dem auf groflen Datenfeldern vergleichsweise einfache Operationen durch-
gefithrt werden. Diese Form des Parallelismus steht im Gegensatz zum Funktionspar-
allelismus, bei dem ein Programm in sich abgeschlossene Prozesse aufgeteilt wird, die
parallel zueinander ablaufen und sich {iber den Austausch von Nachrichten synchro-
nisieren. Wiahrend Funktionsparallelismus sehr einfach auf einen Parallelrechner mit
verteiltem Hauptspeicher abgebildet werden kann, lassen sich datenparallele Anwen-
dungen einfacher auf Parallelrechner mit einem globalen Adrefiraum abbilden. Die
dabei verwendete Strategie besteht im allgemeinen darin, den Iterationsraum von
Schleifen auf die einzelnen Prozessoren aufzuteilen. Die im Schleifenrumpf vorhande-
nen Speicherzugriffe konnen in erster Naherung unbetrachtet bleiben, da durch den
gemeinsamen Hauptspeicher jedem Prozessor zu jeder Zeit der volle Datensatz zur
Verfiigung steht; der gemeinsame Hauptspeicher sorgt fiir die notwendige Koharenz.

Eine Verinderung des Schleifenrumpfes ist nur nétig, wenn eine Anderung der Spei-
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cherzugriffsmuster vorgenommen werden soll, um Zugriffskonflikte auf der Ebene
der Hardware zu reduzieren [Oed85].

Waihrend also die Parallelisierung einer sequentiellen Anwendung mit einem ge-
meinsamen Hauptspeicher inkrementell ohne grofien initialen Aufwand vorgenom-
men werden kann, ist die Situation bei einem verteilten Hauptspeicher erheblich
schwieriger. Da der Hauptspeicher eines einzelnen Prozessors meist nicht grofl genug
ist, um den ganzen Datensatz einer Anwendung aufzunehmen, miissen die Daten
vom Programmierer auf die einzelnen Prozessoren verteilt werden. Diese Verteilung
muf} der gewédhlten Arbeitsverteilung angepafit werden; in Féllen, in denen sich die
Diskretisierung zur Laufzeit automatisch der Struktur des Problemes anpaft, kann
es sogar erforderlich sein, die Datenverteilung wihrend des Programmlaufes dyna-
misch zu &@ndern, um Lastungleichgewichte zu vermeiden. Will ein Prozessor nun
auf Datenelemente zugreifen, die nicht in seinem lokalen Speicher verfiigbar sind, so
mufl er bei explizitem Message-Passing eine Nachricht verschicken, die diese Daten
anfordert. Aber selbst wenn der Datensatz einer Anwendung so klein ist, daf er in
den lokalen Speicher eines Prozessors pafit und damit auf jeden Prozessor repliziert
werden kann, muf} der Programmierer zusétzlichen Code einfiigen, der die Kohédrenz
der lokalen Kopien garantiert und so verhindert, dafl ein Prozessor mit veralteten
Daten arbeitet.

Anhand dieser Ausfiihrungen wird klar, dafl gerade fiir den kommerziellen Be-
reich das Programmiermodell des verteilten Speichers bisher in vielen Féllen einen
erheblichen Hinderungsgrund fiir den Einsatz massiv-paralleler Rechner darstellt
[HoNa95]. Diesem Argument steht aber entgegen, dafl ein Parallelrechner mit ver-
teiltem Hauptspeicher deutlich billiger zu realisieren ist als ein Parallelrechner ver-
gleichbarer Leistung mit gemeinsamem Speicher. Ein Speicher, der von mehreren
Prozessoren quasi-gleichzeitig angesprochen werden kann, ist technisch sehr aufwen-
dig aufzubauen und findet in der Praxis momentan seine Grenze bei etwa dreifiig
Prozessoren; im Gegensatz dazu sind bereits Parallelrechner mit verteiltem Speicher
verfiighar, die aus einigen tausend Prozessoren bestehen. Ab einer gewissen Gren-
ze fiir die benétigte Rechenleistung sind nur noch Parallelrechner mit verteiltem
Speicher als Basis fiir ein Hochleistungsrechnen denkbar. Durch die fortschreitende
Entwicklung der Technik verschiebt sich diese Grenze zwar weiter nach oben, gleich-
zeitig wachsen aber auch die bendtigten Rechenleistungen fiir die Losung von grofien
Problemen.

Es gibt eine Reihe von Ansétzen, um dieses Dilemma zu iiberwinden und dem
Programmierer auch auf einem Parallelrechner mit physikalisch verteiltem Speicher
einen globalen Adrefiraum anzubieten. Die Realisationsvarianten kénnen vereinfacht
darin unterschieden werden, an welcher Stelle die Auflésung globaler Adressen er-
folgt. Bei einer compilerbasierten Realisierung werden die globalen Referenzen an-
hand einer automatisch erzeugten oder vom Programmierer vorgegebenen Datenver-

teilung vom Compiler in explizites Message-Passing umgesetzt. Der Vorteil dieser
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Variante ist, dafl das erzeugte Programm ohne den Overhead eines Laufzeitsystems
zur Verwaltung und Speicherung der Datenverteilung auskommt; der Nachteil ist
jedoch, daB durch die Festlegung der Datenverteilung zur Zeit der Ubersetzung dy-
namische oder irreguldre Verteilungen nur schwierig oder iiberhaupt nicht abzubil-
den sind. Ein compilerbasierter globaler Adrefiraum eignet sich daher besonders fiir
Anwendungen mit regelméaBigen Datenzugriffsmustern. Die bekannteste compiler-
basierte Realisierung ist das High-Performace-Fortran (HPF) [HPF94], ein herstel-
leriibergreifender Standard fiir eine Erweiterung der Fortran-90-Sprache um parallele
Konstrukte.

Leider existieren aber in der Praxis auch eine Reihe von Anwendungen, die in
ihren Zugriffsmustern so irreguldr sind, daf sie sich nicht von einem Compiler vorab
analysieren lassen. Soll fiir derartige Anwendungen ein globaler Adreiraum bereitge-
stellt werden, so kann dies nur zur Laufzeit erfolgen. Dem von Kai Li vorgeschlagenen
virtuell gemeinsamem Speicher (Shared Virtual Memory, SVM)[Li86] liegt ein sol-
cher Ansatz zugrunde, der in Kapitel 2 ndher beschrieben werden soll. Da der virtuell
gemeinsame Speicher zur Laufzeit realisiert wird, ist es fiir eine gute Performance
wichtig, dafl die Implementation effizient in die Betriebssystemumgebung eingebettet
ist und mit ihr kooperiert. Insbesondere betroffen ist davon das Scheduling-System:
Da unter SVM die einzelnen Prozessoren dynamisch Speicherseiten austauschen,
konnen falsche Scheduling-Entscheidungen zu einer empfindlichen Stérung dieses

Datenverkehrs und damit zu einer deutlichen Performance-Verschlechterung fithren.

Aufgrund der Neuheit des Konzeptes von SVM und der Tatsache, dafl SVM bis-
her noch keine weite Verbreitung in kommerziellen Parallelrechnersystemen gefun-
den hat, sind bisher nur einige wenige Arbeiten iiber das Laufzeitverhalten von SVM-
Programmen in einer Multiprogramming-Umgebung durchgefithrt worden. Demzu-
folge liegen bisher auch keine Erkenntnisse iiber Auslegungskriterien fiir Scheduler
auf SVM-basierten Rechnersystemen vor. Thema der hier vorgestellten Arbeit ist
daher die Untersuchung der Auswirkungen verschiedener Scheduling-Strategien auf

den Ablauf von parallelen Programmen, die SVM als Programmiermodell nutzen.

Nach einer genaueren Einfithrung in die Arbeitsweise von SVM wird zu diesem
Zweck im dritten Kapitel ein Uberblick iiber gingige Scheduling-Verfahren auf par-
allelen Rechnersystemen gegeben. In Kapitel 4 werden die im Rahmen dieser Arbeit
untersuchten Verfahren vorgestellt, und Kapitel 5 beschreibt die zur Analyse ver-
wendete Simulationsumgebung, die im Rahmen dieser Arbeit erstellt wurde. Kapitel
6 faBt die mit dem Simulationssystem erzielten Ergebnisse zusammen. Das abschlie-

Bende Kapitel gibt eine Zusammenfassung der in dieser Arbeit erzielten Ergebnisse.
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Kapitel 2
Funktionsweise von SVM

Das Konzept des virtuell gemeinsamen Hauptspeichers (Shared Virtual Memory,
SVM) basiert darauf, einem Anwendungsprogramm auf einem Parallelrechner zur
Laufzeit einen globalen Adrefiraum zur Verfiigung zu stellen, auch wenn es sich um
ein paralleles System mit verteiltem Hauptspeicher handelt. SVM wurde erstmals
in der Arbeit von Kai Li [Li86] vorgestellt. Das Konzept des virtuell gemeinsamen
Hauptspeichers ist seitdem bereits mehrfach in verteilte Betriebssysteme implemen-
tiert worden, so z. B. in Mach [OSF92] und Chorus [AA092]. SVM ist fiir die An-
wendung vollstédndig transparent, d.h. die Anwendung muf zunachst keine Riicksicht
auf die physikalisch andere, verteilte Speicherstruktur nehmen. Unter ungiinstigen
Bedingungen kann es allerdings zu extremen Performance-Einbuflen kommen. Des-
halb ist ein detailliertes Verstdndnis der Eigenschaften von SVM und der durch
dieses Konzept verursachten Effekte fiir eine effiziente Programmierung derartiger
Systeme unabdingbar. Das Feld der dafiir notwendigen Untersuchungen und Anpas-
sungen beschrankt sich nicht nur auf die Programmierung von Anwendungen; eine
Beurteilung von in Betriebssystemen verwendeten Scheduling-Algorithmen in Bezug

auf ihre Eignung fiir SVM ist ebenfalls notwendig.

2.1 Basisfunktion

Die Grundidee von SVM beruht darauf, den aus der Sicht des Programmierers globa-
len Adrefiraum in Seiten gleicher GroBe aufzuteilen, die dann zwischen den Prozes-
soren nach vorgegebenen Regeln wandern diirfen. Die Tragféhigkeit dieses Konzepts
beruht auf der Annahme, daf§ die auf den einzelnen Prozessoren ablaufenden Teile
eines parallelen Programmes eine Datenlokalitat aufweisen, so daf sie iiber langere
Zeit auf der gleichen Menge von Seiten arbeiten und sich ihre Seitenmengen nur
geringfiigig tiberlappen. Wenn eine von einem Prozessor bendtigte Seite nicht vor-

handen sein sollte, wird ein Seitenfehler ausgelost, und das SVM-Laufzeitsystem
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transferiert bzw. kopiert diese Seite vom bisherigen Nutzer zum anfordernden Pro-
zessor. Nach diesem Vorgang kann der auf diesem Prozessor unterbrochene Pro-

grammablauf wieder fortgesetzt werden.

Dieses Konzept hat eine grofie Ahnlichkeit mit dem auf sequentiellen Rechnern
bekannten und dort erfolgreich betriebenen Demand Paging, bei dem einem einzel-
nen Prozef ein virtueller Hauptspeicher vorgespiegelt wird, von dem nur die mo-
mentan bendtigten Seiten im Hauptspeicher tatsachlich vorliegen und der Rest auf
einem Sekundérspeicher gelagert wird. Heute sind SVM-Implementierungen meist in
Software realisiert, die die auf modernen Mikroprozessoren vorhandene, fiir Demand
Paging konstruierte Speicherverwaltungseinheit (MMU) nutzen (z.B. ASVM auf In-
tel Paragon [Zei93]). Im Unterschied zum virtuellen Speicher wandern die Seiten bei
SVM jedoch nicht zwischen realem Haupt- und Sekundérspeicher, sondern zwischen
den verteilten Hauptspeichern der einzelnen Prozessoren. Um zu verhindern, daf
Prozessoren mit inkonsistenten Daten arbeiten oder Seiten verloren gehen, existiert
ein Kohérenzprotokoll, dessen Einhaltung von einer speziellen Instanz, dem SVM-
Manager, iiberwacht wird. Abbildung 2.1 zeigt die Behandlung eines Seitenfehlers

durch den Manager anhand eines Beispieles:

P4 R2/3

Abbildung 2.1
Arbeitsweise eines SVM-Systems

Im Beispiel greifen drei Prozessoren auf einen globalen Adrefiraum zu, der aus 4
Seiten besteht. CPU 1 versucht, auf ein Datum zuzugreifen, das auf der momentan
lokal nicht verfiigbaren Seite 3 liegt. Dieser Seitenfehler wird dem SVM-Manager
gemeldet (Schritt I), der anhand seiner Tabelle ermittelt, dafl Seite 3 sich momentan
bei CPU 2 befindet. Deswegen schickt der Manager an CPU 2 eine Nachricht, Seite
3 an CPU 1 zu schicken (Schritt II). Mit dem Transfer der Seite (Schritt III) ist
der Seitenfehler vollsténdig behandelt worden, der Manager muf} jetzt noch seine

Tabelle entsprechend korrigieren.
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Wie an der Beispielverteilung deutlich wird, unterscheidet SVM, ob ein Prozessor
eine Seite momentan mit Lese- oder Schreib-/Leseberechtigung besitzt. Der Grund
fiir diese Unterscheidung ist, dafl es in vielen Programmen Datenfelder gibt, auf
die nur lesend zugegriffen wird. In einer solchen Situation ist es erwiinscht und
auch sicher, auf unterschiedlichen Prozessoren jeweils eine Kopie dieser Seite zu
haben, da sich beim Auslesen der Daten keine Inkonsistenzen einstellen kénnen. Bei
der Behandlung von Seitenfehlern ist demzufolge zwischen Schreib- und Lesefehlern
zu unterscheiden. Je nach vorheriger Konstellation kann es dann fiir den Manager
erforderlich sein, vor der eigentlichen Aufforderung zum Seitentransfer zusitzliche
Steuernachrichten zu versenden: Besitzen mehrere Prozessoren eine Lesekopie einer
Seite und fordert ein Prozessor diese Seite zum Schreiben an, so mufl der Manager
zuerst alle anderen Prozessoren auffordern, ihre Lesekopien zu invalidieren, bevor der
Anforderer das Schreibrecht erhdlt. Umgekehrt mufl der Manager ein vorhandenes
Schreib-/Leserecht fiir eine Seite auf ein Leserecht reduzieren, bevor ein weiterer

Prozessor eine Lesekopie der Seite erhalten kann.

Es ist nicht zwingend notwendig, die Verwaltung aller Seiten von einem Manager
vornehmen zu lassen, da die Verwaltungsoperationen fiir verschiedene Seiten logisch
voneinander vollig unabhangig sind. Fiir eine Skalierbarkeit dieses Konzeptes ist es
im Gegenteil unabdingbar, dafl die Management-Funktionen auf mehrere Prozesso-
ren verteilt werden. Falls die Zugriffsfrequenz auf einzelne Speicherbereiche wahrend
des Programmablaufs stark variiert, kann es sogar sinnvoll sein, die Management-
Funktionen wéhrend des Programmablaufes dynamisch wandern zu lassen, um so

einen Lastausgleich zu erzielen.

2.2 Griinde fir Performance-Verluste bei1 SVM

SVM in der bisher vorgestellten Variante hat den Vorteil, fiir die Anwendung
vollstandig transparent zu sein, d.h. der vom SVM-Laufzeitsystem zur Verfiigung
gestellte globale Adrefiraum verhilt sich logisch vollig aquivalent zu dem physika-
lisch gemeinsamen Speicher eines moderat parallelen Systems. Angenehm ist wei-
terhin, dafl vom Anwender keine explizite Datenverteilung vorgegeben werden muf;
diese stellt sich durch den Programmablauf von selbst ein. Es ist klar, daf§ auf einem
parallelen System mit physikalisch verteiltem Speicher mit SVM in der Praxis nie
die Effizienz eines reinen Message-Passing-Programmes erreicht werden kann, da zur
Auflésung eines Seitenfehlers immer drei Nachrichten erforderlich sind und immer
eine ganze Seite libertragen wird, auch wenn vielleicht nur ein einziges Datum von
dieser Seite benétigt wird. Die Praxis zeigt aber auch, dafl bei vielen Anwendungen
nach Optimierungen des Quell-Codes in vergleichsweise kurzer Zeit eine Performance
erreicht werden kann, die in der gleichen Gréfenordnung liegt wie fiir reine Message-

Passing-Programme [GeBe95]; mit SVM tauscht man also einen méafiigen Verlust an
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Laufzeiteffizienz gegen eine erheblich verkiirzte Implementationszeit ein. Optimie-
rungen sind allerdings bei der Portierung bestehender Programme immer notwendig,
denn die funktionale Aquivalenz zum physikalisch gemeinsamen Speicher bezieht sich
nicht auf das Zeitverhalten; insbesondere bei ungiinstigen Zugriffsmustern kann es zu
Konfliktsituationen kommen, die die Laufzeit eines Programmes um Gréfenordnun-
gen verschlechtern. Ursache hierfiir ist meist ein als false sharing bekannter Effekt,
der dadurch verursacht wird, dafl der SVM-Manager Kohérenz nicht fiir einzelne
Datenworte, sondern nur fiir ganze Seiten garantieren kann; dies fithrt dazu, daf
eine Seite immer nur fiir einen Prozessor mit Schreibrecht zur Verfiigung steht, auch
wenn die Datenbereiche, die verschiedene Prozessoren auf dieser Seite bearbeiten
wollen, sich gar nicht iiberlappen (siche Abbildung 2.2): Die Seite wandert standig
zwischen den beiden Prozessoren hin und her, was den Programmablauf drastisch

verlangsamt.

Uberlappung
auf einer Seite
——

v

Datenbereich Datenbereich
von CPU 1 von CPU 2

Seitengrenzen

Abbildung 2.2
Beispiel fir False Sharing

Die Wahrscheinlichkeit, daf false sharing auftritt, wéchst naturgeméaf mit der
Seitengrofe, weshalb Software-Implementationen von SVM, die iiblicherweise mit
einer durch die Hardware vorgegebenen Seitengréfie von einigen Kilobyte arbeiten
miissen, von diesem Effekt starker betroffen sind als Hardware-Implementationen
von SVM wie beispielsweise auf der KSR-1; da solche Rechner von vornherein auf
SVM ausgelegt wurden, konnte dort eine fiir SVM giinstigere Seitengrofle von eini-
gen -zig Byte vorgesehen werden. Die Seitengréfie darf bei SVM-Systemen allerdings
auch nicht beliebig klein werden, da sonst der Verwaltungsaufwand im Manager zu
hoch wird. Da sich false sharing also nie ganz ausschlieflen [a8t, mufl man manuell
Modifikationen der Anwendung vornehmen, um diesen Effekt zu vermeiden. Eine
Moglichkeit ist die Ausrichtung von Datenfeldern auf Seitengrenzen, so dafl keine
Uberlappung eintritt. Wird z.B. bei einem zweidimensionalen Feld jede Zeile von
einem anderen Prozessor bearbeitet, so kommt es bei dichtestmoglicher Ablage der

Feldelemente zu einer Uberlappung, falls eine Zeile des Feldes nicht zufillig ein mehr-
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faches der Seitengrofle lang ist. Lait man aber nach jeder Zeile im Hauptspeicher so
viel Platz, daf} die folgende Zeile wieder auf einer Seitengrenze beginnt, so existiert
keine Uberlappung mehr. Dieses Verfahren der Ausrichtung (padding) ist fiir ein
zweidimensionales Feld in Abbildung 2.3 dargestellt.

logische Organisation

— T

nicht ausgerichtet ausgerichtet

Abbildung 2.3

Ausrichtung eines zweidimensionalen Feldes auf Seitengrenzen

Eine Ausrichtung auf Seitengrenzen muf} im allgemeinen durch den Compiler
zur Verfliigung gestellt werden, da sonst nicht die Ausrichtung des Feldanfangs auf
eine Seitengrenze garantiert werden kann. Insbesondere bei kleinen Feldern kann
aber der durch Ausrichtung entstehende Speicherverschnitt inakzeptabel grofl wer-
den, so dafl andere Verfahren zur Vermeidung von false sharing eingesetzt werden
miissen. Eine Weiterentwicklung dieser Ausrichtung stellen z.B. die in [Li94] vor-

gestellten Verfahren dar, die darauf abzielen, die Verteilung von Feldelementen auf
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Speicherseiten den Zugriffsmustern des Programmes in einer Weise anzupassen, dafl
auf einer Seite liegende Daten moglichst nur noch von einem Prozessor bearbei-
tet werden. Diese Verfahren basieren auf angepafiten Funktionen, die Feld-Indices
in lineare Speicheradressen umrechnen und anhand des Datenzugriffsmusters eines

Programmes bestimmt werden miissen.

2.3 Variationen des Grundalgorithmus

Eine weitere Moglichkeit zur Vermeidung von false sharing besteht darin, die stren-
gen Konsistenzbedingungen des Standard-Protokolls zu lockern, das auch unter dem
Namen strong coherence bekannt ist und in jeder Situation garantiert, dafl ein Le-
sezugriff auf ein Datum im globalen Adrefiraum immer den zuletzt geschriebenen
Wert liefert. Wenn jedoch bekannt ist, dafl Prozessoren in einem bestimmten Pro-
grammabschnitt nur auf disjunkte Teile einer Seite zugreifen, so kann zugelassen
werden, dafi zeitweise mehrere Kopien einer Seite mit Schreibrecht existieren. Diese
Variante wird im Gegensatz zum Standardprotokoll als weak coherence bezeichnet

und ist in Abbildung 2.4 beispielhaft dargestellt.

Ausgehend von einer Originalseite erhalten mehrere Prozessoren eine Kopie mit
Schreibrecht, die sie nun unabhéngig voneinander verdndern. Am Ende der Sequenz
erhdlt ein zusétzlicher Prozefl die Originalseite zusammen mit allen modifizierten
Seiten und kann durch Vergleich mit der Originalseite feststellen, welcher Prozessor
welche Teile verdndert hat. Daraus kann dann die neue Seite konstruiert werden.
Sowohl Anfang als auch Ende des Programmbereiches, fiir den schwache Kohérenz
verwendet werden soll, miissen durch Direktiven im Programm markiert werden.
AuBlerdem muf} die Anwendung garantieren, daf sich die modifizierten Bereiche nicht
iiberlappen. Dies bedeutet, dal SVM unter Verwendung schwacher Kohérenz fiir
die Anwendung nicht mehr transparent ist. Da auflerdem die Zusammenfithrung
der einzelnen Seiten einen erheblichen Aufwand darstellt, wird schwache Kohérenz

vergleichsweise selten verwendet.

In der Praxis haufiger anzutreffen sind hingegen Varianten des SVM-Protokolls,
die den - durch den separaten SVM-Manager verursachten - zusétzlich induzierten
Aufwand zu eliminieren suchen. Wenn es gelingt, Funktionen des Managers und
des Besitzers (d.h. des Prozessors, der fiir das Verschicken einer Seite zustdndig
ist) in einem Prozessor zusammenzulegen, kann von den drei Nachrichten, die {ibli-
cherweise zu der Auflosung eines Seitenfehlers erforderlich sind, eine eingespart
werden. In [Zei93] werden Protokolle beschrieben, die bei einem Seitenfehler die
Management-Aufgaben auf den anfragenden Prozessor iibergehen lassen. Eine Ak-
tualisierung der Information iiber den Besitzer/Manager findet nicht bei jeder Sei-

tenwanderung statt; vielmehr besitzt jeder Prozessor eine Liste iiber vermutliche
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Originalseite

]

CPU 1

nicht aktuell

CPU 2

Merger

neue Seite

Abbildung 2.4
Arbeitsweise von SVM bei schwacher Kohéarenz

Besitzer von Seiten. Da ein Prozessor beim Verschicken einer Seite gespeichert hat,
an welchen Prozessor er die Managementaufgaben weitergereicht hat, ist er in der
Lage, ankommende Anfragen korrekt weiterzureichen. Gleichzeitig kann er seine ei-
genen Tabellen korrigieren, da er mit dieser Anfrage die Information bekam, daf}
der anfragende Prozessor der neue Manager wird. Zu Beginn ist die Liste eines
Prozessors tiber vermutliche Besitzer leer, weshalb beim ersten Fehler auf dieser Sei-
te eine Broadcast-Anfrage an alle anderen Prozessoren verschickt wird. Vorteilhaft
an diesem Verfahren ist, wie in [Zei93] hervorgehoben wird, dafl ein Knoten lokal
keine Daten fiir Seiten speichern muf}, auf die er niemals zugreift. Im Gegensatz
dazu mufl beim Standardverfahren jeder Knoten eine Tabelle iiber die fiir die Sei-
ten zustandigen Manager fithren. Nachteilig gegeniiber dem Standardverfahren ist
das hohere Nachrichtenaufkommen durch die Broadcast-Operationen sowie mogli-
cherweise langere Antwortzeiten, wenn eine Anfrage erst eine Kette von vorherigen

Besitzern durchlaufen muf3.
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Diese Verbesserungen des SVM-Konzeptes kénnen zwar die Effizienz in bestimm-
ten Féllen verbessern, &ndern jedoch nichts an der Tatsache, dafl ein Betriebssystem
bei seinen Scheduling-Entscheidungen die Schwachpunkte von SVM beriicksichti-
gen mufl. Dazu gehort naturgeméfl zum einen, Entscheidungen so zu treffen, dafl
die sich in einem gut auf SVM optimierten Programm einstellende Seitenverteilung
nicht zerstort wird. Zum anderen ist es durch die Kooperation der Knoten unter-
einander auch wichtig, das Scheduling so zu koordinieren, dafl der Seitenaustausch
moglichst reibungslos vonstatten geht. Wird einem einzelnen Prozef} einer parallelen
Anwendung z.B. der Prozessor entzogen, so kann dieser u.U. keine Seitenanfragen
mehr bedienen, was damit auch den Ablauf auf anderen Prozessoren behindert. Um-
gekehrt konnen Statistiken iiber den Datenverkehr zwischen den Prozessoren, die
vom SVM-Laufzeitsystem zur Verfiigung gestellt werden, wertvolle Informationen
fiir das Scheduling einer Anwendung liefern. Um festzustellen, welche Informationen
dies sein konnen, ist es notwending, die auf parallelen Systemen zur Anwendung

kommenden Scheduling-Prinzipien zu kennen.
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Kapitel 3

Ubersicht iiber
Scheduling-Verfahren auf
parallelen Rechnersystemen

Die Ablaufplanung von parallelen Programmen auf Parallelrechnern hat sich als sehr
komplexe Aufgabenstellung erwiesen, und mit einer Vielzahl von unterschiedlichen
Verfahren, die die jeweiligen Anforderungen und Randbedingungen im Einzelfall
berticksichtigen, gibt es bereits eine Reihe von spezialisierten Resultaten. So hangen
diese Strategien beispielsweise vom erwarteten durchschnittlichen Anwendungsprofil
ab und nehmen auf Zugangsart zum Rechnersystem (Batch oder Interaktiv) oder
in Echtzeitsystemen auf die vom Scheduler einzuhaltenden Antwortzeiten Riick-
sicht. Da in dieser Arbeit priméar Scheduling-Strategien fiir massiv-parallele Syste-
me mit Anwendungsschwerpunkt im numerischen Bereich behandelt werden sollen,
kénnen Echtzeit-Systeme hier ausgespart werden. Ebenso werden Betriebssysteme,
die im wesentlichen sequentielle Programme abarbeiten und die mehrere Prozessoren
nur zur Durchsatzsteigerung nutzen, nicht gesondert beriicksichtigt. Dies bedeutet
natiirlich nicht, daf§ ein Scheduler fiir ein massiv-paralleles System nicht in der Lage
sein sollte, sequentielle Programme effizient auszufithren; in einem massiv-parallelen
Rechner mit Multiprogramming ist ein stérungsfreies Nebeneinander von parallelen
und sequentiellen Anwendungen ein wichtiger Gesichtspunkt; von einem Schedu-
ler wird im folgenden aber verlangt, dafl er die besonderen Bediirfnisse paralleler
Programme beriicksichtigt, indem er ein paralleles Programm nicht nur als eine An-
sammlung von sequentiellen Teilen auffafit, die voneinander unabhéngig behandelt
werden kénnen, sondern auf die durch die parallele Ausfithrung entstehenden Rand-

bedingungen geeignet eingeht und sie in die Ablaufplanung mit einbezieht.

Da das Konzept des virtuell gemeinsamen Speichers noch vergleichsweise neu ist
und bisher nur in einem kommerziellen Rechner (der KSR-1/2) angewendet wurde,

finden sich in der Literatur nur sehr wenige Arbeiten iiber Scheduling unter SVM;
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in diesem Kapitel werden daher bevorzugt Algorithmen beschrieben, die entweder
fiir Parallelrechner mit physikalisch gemeinsamem oder ausschliellich privatem Ar-
beitsspeicher konzipiert wurden. Da SVM Eigenschaften von beiden Programmier-
modellen beinhaltet, lassen sich einige dieser Algorithmen, natiirlich in modifizierter
Form und auf die gednderten Randbedingungen angepaft, auch auf SVM-Systeme

anwenden.

3.1 Generelle Scheduling-Hierarchie

Den meisten heute verfiigharen parallelen Rechnern und ihren Betriebssystemen ist
gemeinsam, daf} die Gesamtaufgabe des Schedulings in mehrere, hierarchisch ge-
ordnete Ebenen aufgeteilt ist. Dies ist im allgemeinen notwendig, da sich mit einer
Entscheidungsebene die Forderungen nach Skalierbarkeit und globaler Beherrsch-
barkeit des Systems nicht vereinbaren lassen. Herausgebildet hat sich dabei eine
Strukturierung in drei Ebenen, namlich das Job-, Task- und Thread-Scheduling.

3.1.1 Job-Scheduling

Das Job-Scheduling stellt die oberste Ebene der Scheduling-Hierarchie dar. Sein Auf-
gabenbereich umfaft Operationen, fir die ein Gesamtiiberblick {iber das vollstandige
Parallelrechnersystem erforderlich ist, also Annahme und Beendigung von Jobs, die
Auswahl von geeigneten Anfangsverteilungen der parallelen Programmteile auf phy-
sikalische Knoten sowie die Uberwachung einer globalen Lastbalance. Ihm obliegt
also die Entscheidung, welche Programme wann auf welchen Prozessoren ausgefiihrt
werden. Je nach Auslegung des Parallelrechnersystems kann die Strategie eines Job-
Schedulers also auf die Erreichung génzlich anderer Optimierungskriterien ausge-

richtet sein.

3.1.1.1 Batch versus interaktiv

Da Parallelrechner zumeist méglichst gut ausgenutzt werden sollen, werden viele
Parallelrechner auch heute noch ganz oder teilweise im Batch-Betrieb betrieben. Bei
dieser Betriebsart erreichen die Arbeitsauftriage das Parallelrechnersystem in Form
von in sich abgeschlossenen Arbeitsauftragen, die ohne weitere Eingriffe des Anwen-
ders abgearbeitet werden. Batch-Systeme werden iiblicherweise durch ein System von
Warteschlangen gesteuert, die es zum einen erméglichen, momentan nicht bearbeit-
bare Jobs zur spateren Ausfithrung aufzubewahren, zum anderen kann in diesem

System von Warteschlangen aber auch eine gréfiere Menge von Jobs akkumuliert
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werden, bevor fiir diese dann ein gemeinsamer Ablaufplan erstellt wird. Ein Bei-
spiel fiir diese Variante des Batch-Scheduling wére ein Parallelrechner, der tagsiiber
interaktiven Zugang bietet, aber auch gleichzeitig die Submission von Batch-Jobs
erlaubt, die dann in der folgenden Nacht abgearbeitet werden sollen. Ist in der Nacht-
phase kein interaktiver Zugriff mehr moglich, kénnen auch keine weiteren Jobs zur
Ausfithrung mehr submittiert werden. Dies bedeutet, dal zu Beginn der Nacht-
periode alle auszufithrenden Jobs mit ihren Ressourcenanforderungen (maximale
Rechenzeit sowie Prozessoranzahl) bekannt sind und der Scheduler zu Beginn der
Batch-Periode alle Jobs einmalig verplanen kann. Aufgrund der Singularitat dieses
Vorganges ist eine etwas langere Laufzeit fiir einen besseren Algorithmus vertretbar.
Preemption, d.h. die Unterbrechung eines Programmes, um die Prozessoren einem
anderen Programm zur Verfiigung zu stellen, ist im allgemeinen auch nicht erfor-
derlich, da diese nur fiir eine gleichméfiige und gerechte Rechenzeitverteilung im
interaktiven Betrieb erforderlich ist; wird ein Job jedoch nachts im Batch abgear-
beitet, so ist es fiir den Anwender vollig unerheblich, zu welchen genauen Zeitpunkt
in der Nacht der Job das System verldBt, solange er am nédchsten Tag fertiggestellt

1st.

3.1.1.2 Verfahren zum Batch-Scheduling

Sofern alle auszufithrenden Jobs mit ihren Laufzeiten vorab bekannt sind, ist es
theoretisch immer moglich, die Kombination zu ermitteln, die eine mimimale Ge-
samtlaufzeit ergibt. Die Bestimmung dieser optimalen Kombination ist allerdings
NP-hart{GaJo79], d.h. es ist kein Algorithmus bekannt, der einen optimalen Ab-
laufplan berechnen kann, ohne dabei alle méglichen Kombinationen zu untersuchen.
Die Moglichkeit, alle Kombinationen miteinander zu vergleichen, wird fiir groflere
Prozessor- und Job-Zahlen aber schnell unrealistisch, da die Zahl der zu testen-
den Méoglichkeiten exponentiell steigt. Es wurden daher Algorithmen gesucht, die
mit abschidtzbarem Zeitaufwand eine Losung finden, deren Giite beziiglich eines be-

stimmten Kriteriums ebenfalls abschatzbar ist.

Einen vergleichsweise allgemeinen Ansatz verfolgen Schwiegelshohn, Ludwig et
al. in ihrer Serie von Arbeiten [TLWF94, TSWY94, SLWT] zur Minimierung des
sogenanten Makespans, d.h. der Zeit, nach der der letzte Job das parallele Rechner-
system verlafit, bzw. zur Minimierung der mittleren Antwortzeit fiir einen einzelnen
Job. Die Antwortzeit fiir einen einzelnen Job ist dabei definiert als Zeit vom Beginn
der Abarbeitung des ersten Jobs bis zur Fertigstellung des betreffenden Jobs, da
davon ausgegangen wird, daf alle Jobs beim Scheduling-Vorgang vorliegen. Voraus-
setzung fiir den Algorithmus sind Programme, denen vom Scheduler eine variable
Zahl von Prozessoren zugewiesen werden kann. Die Grundidee besteht darin, den

einzelnen Jobs maximal die Hélfte aller verfiigharen Prozessoren zuzuweisen. Dies
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verschlechtert zwar evtl. die Ausfithrungszeit einzelner Jobs maximal um einen Fak-
tor 2, verhindert aber andererseits, daf§ grofle Jobs den kompletten Rechner blockie-
ren und damit die Antwortzeiten fiir kleinere Jobs iiberproportional verschlechtern.
Im schlimmsten Falle verlangert sich der Makespan gegeniiber einem Scheduler, der
die einzelnen Jobs sequentiell mit maximaler Prozessorzahl laufen 1aBt, um einen
Faktor 2. Im allgemeinen ist dieser Faktor jedoch kleiner, da die meisten parallelen
Anwendungen einen sublinearen Speedup besitzen, d.h. ihre Laufzeit sinkt nicht um-
gekehrt proportional zur steigenden Prozessorzahl, sondern schwacher. Umgekehrt
bedeutet dies, daf} sich die Laufzeit eines Programmes bei Halbierung der Prozessor-

zahl weniger als verdoppelt (der genaue Faktor ist natiirlich programmabhéngig).

Um eine moglichst niedrige mittlere Antwortzeit zu erreichen, reicht die Be-
grenzung auf maximal p/2 Prozessoren aber noch nicht aus. Es muf} zusdtzlich ei-
ne Reihenfolge der Jobs festgelegt werden, da die Antwortzeit fiir einen einzelnen
Job sowohl von der Startzeit als auch von der zugewiesenen Zahl von Prozessoren
abhangig ist. Um eine Kombination von Job-Reihenfolge und Prozessorzuteilung zu
ermitteln, die eine moglichst geringe mittlere Antwortzeit erzielt, wird in einem er-
sten Schritt fiir jeden Job ¢ die Prozessorzahl ermittelt, fiir die sich eine minimale
Antwortzeit ergibt, falls Job ¢ die Position s in der Job-Liste hat. Dies ist nicht
unbedingt die maximal mogliche Prozessorzahl, da ein Job bei der Anforderung
von weniger Prozessoren unter Umstédnden frither zur Ausfithrung gelangen kann.
Die im ersten Schritt ermittelten minimalen Antwortzeiten werden dann als Kan-
ten in einen Graphen eingetragen, wobei eine Kante jeweils einen Knoten mit der
zugehorigen Job-Nummer und einen Knoten mit der zugehérigen Position in der
Job-Liste verbindet. Die Einordnung in einen Graphen erlaubt, auf effiziente Weise
iiber eine Minimierung des Gewichtes die Reihenfolge zu ermitteln, die insgesamt
eine moglichst niedrige Antwortzeit ergibt. Reduziert man im so gefundenen Ab-
laufplan die Prozessorzuordnung auf maximal p/2, so erhdlt man im Frgebnis einen
Ablaufplan mit minimaler Antwortzeit, dessen Gesamtlaufzeit im schlechtesten Falle

um einen Faktor 2 ldnger ist als bei einer bestmdoglichen Planung.

Um dieses Ergebnis zu erzielen, mufiten die Autoren aber einige Einschrankungen
vornehmen: Ks wurde vorausgesetzt, dall den Programmen eine beliebige Zahl von
Prozessoren zugeordnet werden kann, und dafl die Programme sich auf die Prozes-
sorzahl einstellen konnen. Dies ist in der Praxis bei Rechnern mit verteiltem Speicher
jedoch oft nicht gegeben, da durch die explizite Verteilung von Daten auf die lokalen
Speicher die Prozessorzahl hiufig schon zum Zeitpunkt der Ubersetzung festgelegt
wird und danach nicht mehr gedndert werden kann. Weiterhin wurden alle Pro-
zessoren als identisch und in jeder Situation gleichwertig vorausgesetzt. Auf einem
Rechner mit verteilten Speicher und Netzwerkstruktur ist es aber direkt einsichtig,
dafB Situationen existieren konnen, in denen zwar geniigend Prozessoren vorhanden
sind, ein Start aber dennoch nicht sinnvoll ist, da die Prozessoren aufgrund vorheri-

ger Belegungen und Freigaben unzusammenhéngend tiber das Netz verstreut sind.
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Fiir die Kommunikation der Prozessoren untereinander (die in dieser Arbeit eben-
falls nicht beriicksichtigt wird) ist eine solche Verteilung naturgemafl ungiinstiger

als ein Block von direkt benachbarten Prozessoren.

Im zweiten Artikel wird deshalb ein anderer Algorithmus namens SMART vor-
gestellt, der zum Scheduling von Jobs mit festgelegter Prozessorzahl und bekann-
ter Ausfithrungszeit geeignet ist. SMART basiert auf dem Einsortieren von Jobs in
Fécher, d.h. Gruppen von Jobs, die zur gleichen Zeit gestartet werden und deren
summarische Prozessoranforderungen demzufolge kleiner oder gleich der Gesamt-
prozessorzahl sind (Abbildung 3.1). Da die Jobs in einem Fach erst dann gestartet
werden, wenn der letzte Job des vorherigen Faches beendet wurde, ist es fiir eine
gute durchschnittliche Auslastung wichtig, dal Jobs in einem Fach zusammengefafit
werden, deren Laufzeiten sich moéglichst wenig voneinander unterscheiden. Im Falle
von dem in diesem Artikel vorgestellen Algorithmus SMART werden dazu die Jobs
in Gruppen eingeteilt, deren Laufzeiten kleiner als eine Zweierpotenz von Zeitein-
heiten sind, d.h. in einer ersten Gruppe von Fiachern werden alle Jobs einsortiert,
deren Laufzeit kleiner oder gleich einer Zeiteinheit 71" ist, in eine zweite Gruppe alle
Jobs mit ¢t <= 2T usw. Fiir den Fall, daf nicht alle Jobs einer Gruppe in einem Fach
abgelegt werden kénnen, miissen entsprechend mehrere Facher erzeugt werden, wo-
bei Jobs mit einer kleineren Prozessorzahl bevorzugt werden. Nach dieser initialen

Zuordnung werden die Féacher nach folgender Vorschrift iterativ zusammengescho-
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Abbildung 3.1
Shelf-basiertes Scheduling

e Sofern die Prozessoranforderungen von zwei Féachern in der Summe kleiner
sind als die Anzahl vorhandener Prozessoren, konnen diese beiden Féacher zu

einem einzigen zusammengefaflt werden.

e Sofern ein einzelner Job sowohl von seiner ,Breite” (Prozessorzahl) als auch

»Hohe” in ein niedrigeres Fach pafit, kann er dorthin verschoben werden.

Mit diesem Algorithmus ergibt sich eine Zuordnung, von der die Autoren nachweisen,

daf} sie im schlimmsten Falle um einen Faktor 32 schlechtere, mittlere Antwortzeiten

25



erbringt als eine optimale Losung; sobald garantiert wird, daff keiner der Jobs mehr
als die Hélfte aller verfiigharen Prozessoren belegt, reduziert sich der Faktor auf 16.
Reihenuntersuchungen, die SMART auf zufillig ausgewéhlten Job-Kombinationen
anwendeten und das Ergebnis mit der optimalen Kombination verglichen, ergaben
jedoch in keinem Fall einen héheren Faktor als 4,27; die in dieser Arbeit theoretisch
ermittelte Grenze scheint also noch eine relativ grobe Abschidtzung darzustellen. In
der dritten Arbeit gelang es, diese theoretische Abschédtzung von 32 auf 11 zu ver-
bessern, gleichzeitig wurde aber auch eine Variante des Zuordnungsalgorithmus vor-
gestellt, dessen Abschatzung bei 8 liegt. Diese Variante beruht darauf, die Jobs einer
Gruppe nach ihrer ,Flache”, d.h. dem Produkt aus Rechenzeit und Prozessorzahl
anstatt nur nach der Prozessorzahl aufsteigend zu sortieren; die anschliefende Kom-
paktierung ist identisch zum Originalalgorithmus. Dieser Algorithmus wird auch fiir
den gewichteten Fall betrachtet, d.h. die Antwortzeit einzelner Jobs wird mit unter-
schiedlichen Faktoren bewertet. In diesem Falle ergibt sich eine obere Abschitzung

von 10,44.

Allen vorgestellten Algorithmen ist gemein, dafl diese ein nicht unterbrechend
arbeitendes Betriebssystem voraussetzen, d.h. wenn eine Gruppe von Prozessoren
mit der Ausfithrung eines Jobs begonnen hat, behalten diese den Job bis zum Pro-
grammende auf dem letzten Prozessor. Diese Annahme erlaubt es, Jobs als einfache,
rechteckige Bereiche zu betrachten und vereinfacht die Abschatzungen, wird den rea-
len Verhéltnissen in einem Parallelrechner aber nicht vollstandig gerecht. Zum einen
wird nicht beriicksichtigt, daf3 die ein paralleles Programm abarbeitenden Prozes-
soren untereinander kommunizieren und die Lage der Prozessoren zueinander im
Netzwerk die Geschwindigkeit der Kommunikation beeinfluflt; es kann daher sinn-
voll sein, auch bei geniigend freien Prozessoren einen Job nicht zu starten, wenn
die freien Prozessoren weit verstreut im Netzwerk liegen. Zum anderen muf} in der
Realitat aber noch beriicksichtigt werden, dafi ein Prozeff 1/O-Phasen besitzt, in
denen der Prozessor bereits mit der Ausfithrung anderer Jobs beginnen koénnte, so-
fern der Hauptspeicher auf den Prozessoren fiir beide Prozesse ausreicht. Es ist auch
denkbar, dafl einzelne Prozessoren nicht wahrend des gesamten Programmablaufes

benétigt werden und phasenweise an Synchronisationsstellen warten.

Diese Gedanken gehen aber bereits iiber die Vorstellung eines strengen Batch-
Betriebes mit sequentieller Abarbeitung hinaus und leiten zur zweiten Form des
Job-Schedulings tiber, dem Online-Scheduling. Diese Betriebsart ist kennzeichnend
fiir den interaktiven Betrieb von Rechnern, bei dem fortlaufend Jobs zur Ausfithrung
abgegeben werden, die auch moglichst sofort ausgefithrt werden sollen. Ein Aufsam-
meln von Jobs in Warteschlangen ist hier uniiblich; sofern nicht gentigend Prozesso-
ren vorhanden sind und auch kein Multitasking auf den Rechenprozessoren moglich
ist, wird ein Job meist zuriickgewiesen. Im interaktiven Betrieb ist eine gerechte
Verteilung der Ressourcen ebenfalls deutlich wichtiger: Wahrend es fiir den Batch-

Betrieb ausreicht, dafl in der zur Verfiigung stehenden Zeit moglichst viele Jobs
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bearbeitet wurden (d.h. die Effizienz im Vordergrund steht), soll im interaktiven
Betrieb jedem einzelnen Benutzer die Maschine gleichermaflen zur Verfiigung ge-

stellt werden.

3.1.1.3 Verfahren zum interaktiven Scheduling

Das Problem des ,interaktiven Scheduling” ist mathematisch wesentlich kompli-
zierter zu beschreiben, da die zur Verfiigung stehenden Informationen spérlicher
sind: Beim Scheduling eines Jobs steht neben den Ressourcenanforderungen die-
ses Jobs als Information nur die aktuelle Auslastung des Parallelrechners, eventu-
ell mit den Restlaufzeiten der momentan ausgefithrten Jobs zur Verfiigung. Es ist
weder bekannt, welche Jobs in Zukunft submittiert werden sollen, noch der Zeit-
punkt der Submittierung. An die Stelle mathematisch exakter Aussagen und einer
Vorausplanung der Prozessorbelegung miissen daher die Uberwachung der laufen-
den Jobs sowie ein Mechanismus treten, der die Rechen- und Kommunikationslast
moglichst gleichmé@Big auf das Gesamtsystem verteilt und damit lokale Engpésse ver-
meidet. Zur Erreichung dieses Ziels hat ein Scheduler zwei Eingriffsmoglichkeiten:
Die anfangliche Zuordnung (Allokation, Mapping) und die Umordnung wihrend der
Ausfithrung (Migration).

3.1.1.4 Allokation und Migration

Wihrend unter Allokation in diesem Zusammenhang die initiale Festlegung der
durch ein Programm belegten Prozessoren zu verstehen ist, werden bei der Mi-
gration Teile eines laufenden Programmes auf andere Prozessoren verlagert. Migra-
tionen kénnen erforderlich werden, wenn sich die Lastsituation im Rechnersystem so
verédndert hat, daf} eine gleichméBigere Verteilung den Zeitaufwand fiir die Migration
selbst aufwiegt. Insbesondere in einem Parallelrechner mit verteiltem Speicher ist ei-
ne Migration eine sehr zeitaufwendige Operation, die nicht nur den zu migrierenden
Programmteil zwischenzeitlich anhélt, sondern auch alle anderen Programmteile be-
hindert, die mit ihm kommunizieren.

3.1.1.5 Verfahren zur Allokation

Eine giinstige Verteilung von Prozessen ist Grundvoraussetzung fiir die effiziente
Ausfithrung paralleler Programme, unabhangig vom verwendeten Programmiermo-
dell. Da die Kommunikation der einzelnen Prozessoren untereinander bei parallelen
Programmen tiblicherweise sehr intensiv ist, ist es sinnvoll, die ein Programm pa-

rallel abarbeitenden Prozesse auf benachbarten Prozessoren anzuordnen. Dies kann
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einerseits die Latenzzeiten verringern, sofern das verwendete Routing-Verfahren ei-
ne zusatzliche Verzégerung pro Routing-Schritt einfithrt, andererseits reduziert eine
moglichst zusammenhéngende Anordnung die Wahrscheinlichkeit der Kollision von

Nachrichten verschiedener paralleler Applikationen.

Ein weit verbreiteter Algorithmus zur Allokation von Prozessoren wurde im
Zusammenhang mit Hypercube-Architekturen entwickelt und wird als Buddy-
Algorithmus bezeichnet. Er beruht in seiner Originalform darauf, daff ein Hypercube
aus einer Struktur von 2" Prozessoren besteht, die sich in 2 gleichartige Strukturen
von 2"~ zusammenhéngenden Prozessoren zerlegen lafit. Diese Unterstrukturen las-
sen sich nach dem gleichen Verfahren weiter zerlegen, bis man zu Partitionen kommt,
die nur noch aus einem Prozessor bestehen. Fiir die ankommenden Jobs wird nun
vorausgesetzt, daf} die von ihnen angeforderte Prozessorzahl immer eine Zweierpo-
tenz ist; notigenfalls mufl die angeforderte Zahl auf die néchstliegende Zweierpotenz
aufgerundet werden. Der Algorithmus fiithrt n 4+ 1 Listen, in denen noch freie Parti-
tionen der Groflen 2° bis 2 verzeichnet sind. So enthilt z.B. bei einem unbenutzten
Rechner nur die letzte Liste einen Eintrag, der den kompletten Rechner beschreibt.
Erreicht nun ein Job mit der Anforderung von 2% Prozessoren den Rechner, so wird
zuerst in der k-Liste nach einer freien Partition gesucht. Ist dort eine freie Partition
vermerkt, so wird diese belegt, ansonsten werden die Listen k£ 4+ 1 bis n nach einer
freien Partition durchsucht. Wird dabei eine Partition in Liste [ gefunden, so wird
diese aus Liste [ ausgetragen und in zwei Partitionen der Grofe 2/~ geteilt. Von
diesen Unterpartitionen wird eine in Liste [ — 1 eingetragen und die andere wieder
geteilt. Dieser Vorgang setzt sich fort, bis eine Partition der gewiinschten GroBe 2F
ibrighleibt. Beim Freigeben miissen umgekehrt kleinere, zusammengehorige Parti-

tionen wieder zusammengefafit werden.

Bei der Ubertragung dieses Algorithmus auf andere Topologien muB nach ent-
sprechenden, unterteilbaren Strukturen gesucht werden. Eine in [LiCh91] vorgestellte
Variante erlaubt die Anwendung des Buddy-Prinzips auf zweidimensionale Netze,
wobei es sich aber sowohl beim Gesamtnetz als auch bei den Partitionen um quadra-
tische Netze der Kantenlinge 2*¥ handeln muf}. Diese Einschrinkung bedeutet, daf
der Unterschied zwischen den einzelnen Partitionsgrofen bereits einen Faktor von 4
betrdgt. Beim Aufrunden auf die von einem Job angeforderte Prozessorzahl entste-
hen also noch grofiere Ineffizienzen als in einem Hypercube. Praktisch hat dieses Ver-
fahren deshalb kaum Anwendung gefunden, zumal die Einschrankung, daf} es sich bei
der Gesamtprozessorzahl um eine Viererpotenz handeln muf}, das Grundproblem von
Hypercubes noch verscharft: Durch die Spriinge in Zweier- bzw. Viererpotenzen ist
ein Rechnerausbau nur in festen, immer teureren Schritten moglich, ,,Zwischenlosun-
gen”, wie sie Gitterstrukturen ohne spezielle Geometrievorgaben erlauben wiirden,
sind nicht moéglich. Es besteht daher der Wunsch nach Algorithmen, die in einem Git-

ter beliebiger Grofle Partitionen beliebiger Hohe und Breite belegen kénnen, so daf
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gleichzeitig auch kein Aufrunden der Prozessorzahl mehr erforderlich ist. Ein einfa-
ches Verfahren, welches diese Kriterien erfiillt, wurde in [CuTz91] unter dem Namen
Frame-5Sliding vorgestellt. Bei diesem Verfahren wird das Rechteck der zu belegenden
Partition in Schritten seiner Breite bzw. Hohe {iber die Prozessormatrix geschoben,
bis ein entsprechendes, freies Feld gefunden wird. Die vergleichsweise groben Schrit-
te sorgen zwar dafiir, dal der Rechenaufwand nur moderat steigt, verhindert aber,
daf} alle moglichen freien Subnetze gefunden werden. Der Allokationsalgorithmus,
der z.B. in der Intel Paragon zur Belegung von Partitionen vorgegebener Geome-
trie benutzt wird, verwendet deswegen bei der Suche nur Schritte der Lange 1 in
beiden Richtungen. Auf diese Weise werden zwar alle Méglichkeiten durchsucht, der
Rechen- und Vergleichsaufwand steigt jedoch linear mit Héhe und Breite des Netzes.
Der Grund fiir dieses schlechte Zeitverhalten im Vergleich zu Buddy-Algorithmen
ist darin zu suchen, dafl neben der eigentlichen Belegungsmatrix keine zusétzlichen
Datenstrukturen angelegt und verwaltet werden, die freie Partitionen speichern und
so den Suchvorgang beschleunigen wiirden. Ein erster Ansatz in dieser Richtung
waren die first fil- bzw. best fit-Strategien aus [Zhu92], die fiir mogliche Partitions-
groflen Bitfelder iiber Knoten mit einer geeigneten Anzahl von freien ,Nachbarn”
verwalten. Erweiterte Formen solcher Algorithmen finden in der Realitdt Anwen-
dung, z.B. in einem erweiterten Allokationsalgorithmus der Intel Paragon. Dieser
Algorithmus ist in der Lage, neben der Anforderung rechteckiger Partitionen auch
Anforderungen zu bedienen, in denen nur die Anzahl der Prozessoren, nicht aber die
exakte Geometrie der Partition spezifiziert wird. Aus allen Wahlmoglichkeiten wird
dann diejenige gewéhlt, die einem Quadrat am nachsten kommt. Es werden ferner
Vorkehrungen getroffen, eine Fragmentierung soweit als moglich zu vermeiden. Dies
wird z.B. dadurch erreicht, daf} eine Partition so gewéhlt wird, daf} sie an moglichst

vielen Seiten an bereits belegte Bereiche grenzt.

Trotz derartig ausgefeilter Allokationsalgorithmen kann in der Praxis durch wie-
derholtes Belegen und Freigeben von Partitionen unterschiedlicher Grofie eine Frag-
mentierung des Rechnersystems entstehen. Trifft nun ein Job ein, dessen Prozessor-
bedarf nur durch Belegung einer nicht zusammenhangenden Partition zu befriedigen

wiére, so bestehen prinzipiell drei Reaktionsmoglichkeiten:

o Zuriickweisung bzw. Speicherung des Jobs;
e Zuweisung einer moglichst ,,unzerstreuten” Gruppe von Prozessoren;

e Umlagerung von laufenden Jobs, so dafl eine zusammenhangende Partition der

bendtigten Gréfle entsteht.
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Von allen Varianten ist die dritte in einem Rechnersystem mit verteiltem Speicher
die aufwendigste und wird deshalb nur in Einzelfallen eingesetzt, zum Beispiel wenn
der neu eintreffende Job hochpriorisiert ist (d.h. weder zuriickgewiesen noch aufge-
schoben werden kann) und die Zuweisung einer nicht zusammenhangenden Partition
eine deutliche Verlangsamung bedeuten wiirde. Je nach Kommunikationsintensitat
kann die durch Zerstreuung bewirkte Verlangsamung unterschiedlich stark ausfal-
len, und das Kommunikationsaufkommen eines Jobs ist, im Vergleich zur Laufzeit,
fiir das Betriebssystem im allgemeinen noch viel weniger a priori bekannt. Es er-
gibt sich daher die Frage, wie hoch die Zeitverluste durch nicht-zusammenhéngende

Partitionen durchschnittlich sind.

In [LiWi94] wurde diese Frage auf einer Intel Paragon fiir verschiedene Algorith-
men untersucht. Den Untersuchungen gingen Experimente voraus, in denen gezielt
versucht wurde, auf den Kommunikationsleitungen Uberschneidungen zu erzielen,
wie sie bei der Belegung nicht-zusammenhéngender Partitionen entstehen wiirden.
Das Ergebnis war, daf§ auch unter dem effizienteren SUNMOS- Betriebssystem, das
deutlich héhere Datenraten erreicht als das originale OSF /1, nennenswerte Zeitver-
luste nur bei der Ubertragung grofer Nachrichten auftraten; bei kleinen Nachrichten
ist die Wahrscheinlichkeit hoch, dafl diese sich nicht tiberschneiden, da die einzelnen
Programme die Nachrichten unsynchronisiert absetzen. Statistiken iiber das durch-
schnittliche Nachrichtenaufkommen einer Intel Paragon im Produktionsbetrieb er-
gaben weiterhin, daf} der tiberwiegende Teil aller Nachrichten kiirzer als 1 KByte ist

und daher kaum von Uberschneidungen betroffen wire.

Basierend auf dieser Erkenntnis wird von den Autoren eine Erweiterung des zwei-
dimensionalen Buddy-Algorithmus namens MBS (Multiple Buddy Strategy) vorge-
schlagen. Dieser Algorithmus spaltet (fir den Fall von zweidimensionalen Netzen) die
angeforderte Prozessorzahl in Viererpotenzen auf und fithrt den normalen Buddy-
Algorithmus fiir jede sich ergebende Teilkomponente aus. Zusétzlich wird aber er-
laubt, dafl die Belegung einer Komponente auch durch mehrere, kleinere und nicht
zusammenhangende Bereiche erfolgen darf, sofern kein zusammenhéngender Bereich
der gewiinschten Grofle mehr frei ist. Auf diese Weise versucht MBS, den Zusam-
menhang der Gesamtpartition soweit als moglich zu erhalten und Partitionen nur
dann zusammenzustiickeln, wenn es unvermeidlich ist. Die Autoren gehen allerdings
nicht darauf ein, wie es erreicht wird, dafl fiir die im ersten Schritt entstandenen

Komponenten moglichst aneinandergrenzende Bereiche belegt werden.

Dieser Algorithmus wird von den Autoren in einer Reihe von Experimenten
mit den vorher erwdhnten Strategien, die nur zusammenhangende Bereiche bele-
gen konnen, verglichen. Das Ergebnis ist, daB selbst bei der Simulation kommunika-
tionsintensiver Algorithmen MBS bessere Durchsétze liefert, d.h. der vorgegebene

Job-Mix ist schneller abgearbeitet. Dieses Ergebnis ist darauf zuriickzufithren, daf
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die Belegung nicht-zusammenhéangender Partitionen es erlaubt, Jobs bereits zu ei-
nem Zeitpunkt zur Ausfithrung zu bringen, zu dem eine einfache Strategie den Job
noch zuriickstellen miifite. Es zeigt sich aber auch, dafl der Grad der Beschleunigung
vom Kommunikationsaufkommen der Anwendungen abhéangt: Je hoher es ist, desto
mehr fithrt die Belegung nicht-zusammenhéngender Partitionen dazu, daf} sich die
einzelnen Programme gegenseitig auf dem Verbindungsnetzwerk behindern. Fiir den
Fall, da Anwendungen aufgrund ihres Kommunikationsverhaltens sehr stark von ei-
ner regelméafigen, zusammenhéngenden Partition profitieren, sinkt der Zeitgewinn

auf etwa zehn Prozent.

Dieses Ergebnis zeigt also, dafl die Wahl des Partitions-Layouts stark von den
Laufzeit-Figenschaften der Anwendung beeinflufit wird, die aber vorab fiir ein Be-
triebssystem nur schwer zu ermitteln sind. Es bietet sich daher an, im Fall erkennbar
ungiinstiger Layouts eine Umverteilung vorzunehmen. Diese Situation ist Teil des

Gesamtkomplexes der Lastbalancierung.

3.1.1.6 Verfahren zur Lastbalancierung

Unter Lastbalancierung ist allgemein der Vorgang zu verstehen, die zur Verfiigung
stehenden Prozesse in einem parallelen Rechnersystem moglichst so dynamisch um-
zuverteilen, dafl die Unterschiede in der Auslastung einzelner Bereiche minimiert
werden. Ubliche Auslastungsmafe sind dabei z.B. die Anzahl rechenbereiter Prozes-
se auf einem Prozessor bzw. die von ithnen genutzte Rechenzeit. Es sind aber auch
andere Mefgroflen denkbar, wie z.B. das Kommunikationsaufkommen, die Menge

des freien Speichers auf den Rechenknoten oder eine Kombination aus mehreren

Maflen.

Inhalt eines Lastbalancierungsverfahrens ist es, im Rechnersystem entstehende
Ungleichgewichte zu erkennen, zu bewerten und entsprechende Gegenmafinahmen
einzuleiten. Da eine Auflésung von Ungleichgewichten nur durch die Umverteilung
von Job-Teilen moglich ist, wird im allgemeinen vorausgesetzt, dafl einem einzelnen
Prozessor mehrere Prozesse zugeordnet werden diirfen, zwischen denen die Rechen-
zeit mit Hilfe eines lokalen Schedulers aufgeteilt wird. Hatte man nur einen Prozef
pro Prozessor, so hiatte der Auslastungszustand eines Prozessors nur zwei Zusténde,
namlich keine oder volle Auslastung. Eine Verschiebung eines Prozesses ware damit
nur auf einen leeren Prozessor moglich, und der bisherige Prozessor wére fortan leer.

Das Ungleichgewicht ware damit nur verschoben, aber nicht aufgehoben.

Ein Lastbalancierungsalgorithmus muf} in der Praxis eine Reihe von Problemen
16sen. Das erste ist das Problem einer angepafiten Datenerhebung. Wird der Lastaus-
gleich fiir alle Prozessoren an einer zentralen Stelle vorgenommen, so kann sich diese

Stelle bei einer Erhéhung der Prozessorzahl als Flaschenhals erweisen; erfolgt sie
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dagegen dezentral und Extremfall nur unter direkten Nachbarn, so ist die Auflésung
grofer, globaler Lastimbalancen entweder {iberhaupt nicht oder nur nach einer Viel-
zahl von Zeitschritten moglich. Unabhéangig von diesen Gesichtspunkten existiert
in verteilten Systemen das Problem der Bewertung der ermittelten Daten; da die
Lastinformationen iiber ein Kommunikationsnetz mit Verzégerungen iibermittelt
werden, sind sie beim Eintreffen prinzipiell veraltet, und es ist unmoglich, auf ei-
nem bestimmten Prozessor den exakten, aktuellen Lastzustand zu ermitteln. Diese

Inkonsistenzen erschweren die nétige Voraussage des Systemverhaltens in der nahen

Zukunft.

Eine systemabhingige Grofle, die in die Entscheidung iiber Umverteilungen ein-
geht, ist der Zeitbedarf fiir den Transfer eines Prozesses von einem Prozessor auf
einen anderen. Wihrend in einer shared-memory-Architektur der Transfer nur aus
dem Umlagern des Prozefikontextes (CPU-Register, MMU-Tabellen) besteht, muf
auf einem Rechner mit verteiltem Speicher ein vollsténdiger Speicherabzug tibertra-
gen werden. Ein Lastbalancierungsalgorithmus muf} also den durch Migration vor-

aussichtlich erzielbaren Zeitgewinn in Relation zu ihrem Overhead setzen.

Ein weiteres, wichtiges Kriterium fiir Lastausgleichsalgorithmen ist ihre Stabi-
litdt. Da ein Lastausgleichsalgorithmus sich als Regelkreis verstehen 1afit, der an-
hand einer meBbaren, zu minimierenden Gréfle (namlich das Lastungleichgewicht
zwischen den Prozessoren) eine Stellgrofe (die Verteilung von Programmen auf Pro-
zessoren) variiert, besteht prinzipiell die Gefahr des Reglerschwingens, d.h. durch
eine Uberreaktion wird ein Lastungleichgewicht an einer Stelle in ein verstarktes
Ungleichgewicht an einer anderen Stelle verwandelt, was wiederum eine verstarkte
Riickreaktion auslost; ein ausgeglichener Zustand kann sich nicht einstellen. Unter
der Stabilitdt eines Lastausgleichsalgorithmus ist daher zu verstehen, dafl ein be-
stehendes, beliebiges Ungleichgewicht vom Algorithmus in endlicher Zeit in einen
ausgeglichenen Zustand tberfithrt wird. Als eine Verschiarfung dieses Kriteriums
kann verlangt werden, daf} dieser Prozefl monoton ablaufen soll, d.h. es sollen auch
keine ,gedampften Schwingungen” zugelassen werden. Der theoretische Nachweis
der Stabilitdt eines Lastausgleichsalgorithmus ist im allgemeinen schwierig, da es
sich sowohl beim Lastmaf} als auch bei der Lastverteilung nicht um Skalare, sondern
um Vektoren handelt, deren Komponenten von Algorithmus sowie Systemgréfie und
-topologie abhdngt. Ein theoretischer Nachweis der Stabilitdt kann daher immer nur
fiir eine festgelegte Kombination aus Algorithmus, Systemtopologie und Anregung

gelingen.

Mangelnde Stabilitdt ist zum Beispiel ein Problem des in [Smi80] vorgestellten
Bidding-Algorithmus. Bei diesem dezentralen Lastausgleichsverfahren stellen die ein-
zelnen Prozessoren unabhéngig voneinander fest, ob ihre Last zu niedrig ist, und

fordern in einem solchen Fall ihre Nachbarn auf, zusédtzliche Prozesse zu ithnen zu
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iibertragen. Dabei kommt es sehr haufig vor, dafl der anfragende Prozessor als Re-
aktion von seinen Nachbarn so viele Prozesse erhilt, dafl er in einen iiberlasteten
Zustand geht und eine entsprechende ,Riickreaktion” erfolgt. Im Ergebnis wandern
Prozesse standig zwischen Prozessoren hin und her. Dieses Prozef$- Trashingist unbe-
dingt zu vermeiden, da es auf die Performance ahnlich vernichtende Auswirkungen

hat wie das bei der Beschreibung von SVM bereits angesprochene Page-Trashing.

Um die negativen Eigenschaften des Bidding-Algorithmus zu beseitigen, wurde
er in [NXG85] zum sogenannten Drafting-Algorithmus erweitert. Hauptmerkmal des
Drafting-Algorithmus ist die Kommunikation, die sich zwischen einem leicht bela-
steten Prozessor und seinen Partnern, die ihm potentiell zusatzliche Lasten schicken
kénnten, abspielt. Ein solcher Zyklus beginnt, wenn der Lastzustand eines Pro-
zessors in den Zustand ,niedrig” wechselt ( Drafting unterscheidet lediglich zwischen
drei Lastsituationen: hoch, normal und niedrig). Jeder Prozessor verwaltet lokal eine
Tabelle, in der die letztgiiltigen Lastzusténde aller Prozessoren verzeichnet sind; In-
konsistenzen sind dabei durchaus zugelassen. Aus dieser Tabelle werden nach einem
Ubergang die Prozessoren herausgesucht, deren Lastzustand als ,hoch” vermerkt
ist. Alle angesprochenen Prozessoren antworten darauthin mit ihren draft age, einem
Zahlenwert, der anzeigt, wie vorteilhaft es wére, einen Prozel von diesem Prozes-
sor zu migrieren. Die Berechnung eines ages ist systemabhéangig und nicht Teil des
Drafting-Algorithmus. Der unterlastete Prozessor kann in einem zweiten Schritt den
bestméglichen Migrationspartner auswahlen und einen Prozefl anfordern. Dabei ist
es moglich, daf ein Prozessor inzwischen nicht mehr iiberlastet ist und den Transfer

verweigert, worauf aus der Liste der néchstbeste Partner ausgewédhlt wird.

Stabilitat wird durch die Nebenbedingung erreicht, dafl ein Prozel nur einmal
migriert werden kann. Obwohl dieser Algorithmus an einer Reihe von Stellen Va-
riationsméglichkeiten zur Anpassung an die reale Situation bietet, besitzt er einige

vorgegebene Eigenschaften, die zu nicht-optimalen Ergebnissen fiihren kénnen:

o Die Auslastungsbereiche fiir  hoch”,  mittel” und ,niedrig” sind starr vor-
gegeben. Jeder Prozessor entscheidet unabhéngig, wie sein Zustand ist und
beriicksichtigt in der Migrationsentscheidung nicht die Auslastung der anderen
Prozessoren. Je nach Gesamtauslastung des Systems kénnen die Auslastungs-

grenzen unterschiedlich zu ziehen sein.

e Die Vorgabe, daf ein Prozefl wihrend seiner Laufzeit nur einmal migriert wer-

den kann, ist bei langer laufenden Anwendungen nicht akzeptabel.

e Bei einem hohen Aufwand fiir eine Migration kann es sinnvoll sein, ein mogli-
cherweise nur temporares Lastungleichgewicht nicht sofort zu beseitigen, son-
dern erst nach einer gewissen Zeit Gegenmafinahmen einzuleiten. Eine solche

Verzogerung existiert beim drafting nicht.
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Die Starrheit des drafting hat zur Entwicklung von Lastbalancierungsalgorithmen
gefiihrt, die sich an die momentanen Lastverhéltnisse dynamisch anpassen kénnen.
A. Stankovic hat zu diesem Zweck in [Sta85] das Konzept eines stochastischen Lern-
automaten vorgeschlagen, mit dem sich ein dezentrales Lastbalancierungssystem auf-
bauen laBt. Kennzeichen dieses Automaten ist seine Lernfdhigkeit, d.h. er registriert
die Reaktion des restlichen Systems auf eine seiner Aktionen und speichert diese fiir
den Fall, daf} eine dhnliche Konstellation wieder auftritt. Anhand der bei der ersten
Reaktion durchgefithrten Bewertung kann jetzt eine mehr oder weniger modifizierte
Reaktion erfolgen. Um Geschwindigkeit und Reaktionsvermdégen dieses Verfahrens
zu beeinflussen, existieren zwei Zeitperioden: Die erste bestimmt die Frequenz, mit
der ein Prozessor seinen Lastzustand an die anderen Prozessoren meldet, die an-
dere legt den Rhythmus fest, in dem ein Automat den augenblicklichen Systemzu-
stand untersucht und eventuell entsprechende Reaktionen einleitet. Problematisch
ist an diesem Verfahren die Tabelle, in der die gelernten Reaktionen auf verschiedene
Systemzustande abgespeichert werden. Je feiner die Abstufung der unterschiedenen
Lastzustédnde ist, desto grofler wird die auf jedem Prozessor vorzuhaltende Tabelle.
Mit der Grole der Tabelle wachst naturgemaf auch die Lernzeit des Systems, da fiir
eine korrekte Reaktion auf einen bestimmten Zustand dieser mindestens einmal vor-
her aufgetreten sein muf}, ein Automat aber pro Zeitschritt nur einen Zustand lernt.
Wird aber die Zahl der méglichen Zustdnde zu klein gewéhlt, besteht die Gefahr von
Fehlentscheidungen aufgrund fehlender Differenzierung. Als kritisch erweist sich in
der Praxis die Wahl der Zeitperiode, in der die lokalen Automaten den Systemzu-
stand iiberpriifen: Wird sie zu klein gewéhlt, kann es zu Proze-Trashing kommen,

wird sie zu grofl gewdhlt, reagiert das System zu trage.

Zusammenfassend kann gesagt werden, dafl die Grundidee eines lernféhigen Last-
balancierungsautomaten zwar gut ist, in der hier vorgestellten Reinheit aber nicht
brauchbar ist. Es ist notwendig, einen Lastbalancierer mit Wissen auszustatten, das
er nicht lernen muf}, und das Zeitraster seiner Reaktionen muf} sich den Gegeben-

heiten anpassen.

Eine verfeinerte Methode der Ubertragung von Lastinformationen und der Ent-
scheidungsbildung findet sich in [ShHo94]. Die Auslastung eines Prozessors kann
dort in eine beliebige Zahl K von Regionen unterteilt werden. Ein Knoten verschickt
nur Statusmeldungen, wenn sein Zustand sich gegeniiber der letzten Meldung um
mindestens 2 Stufen verdndert hat. Dieses Verfahren vermindert das Kommunika-
tionsaufkommen zum einen dadurch, daf} Informationen nur neu gesendet werden,
wenn sie sich auch wirklich verdndert haben; zum anderen wird verhindert, daf ein
Prozessor, dessen Zustand sich gerade im Grenzbereich zwischen zwei Zustanden
befindet, stindig Meldungen verschickt, ohne damit wesentliche neue Informatio-
nen zu erbringen. Die erhaltenen Lastinformationen ersetzen bei den Empfangern

die alten Informationen nicht sofort, sondern werden in einem ersten Schritt nur
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gespeichert. In regelméafigen Abstanden wird aus den erhaltenen Werten eine Wahr-
scheinlichkeitsverteilung fiir den Lastzustand eines Prozessors berechnet und mit
der bisherigen Verteilung gewichtet summiert. Uber die Gewichte dieser Summa-
tion kann eingestellt werden, wie schnell sich das Ergebnis dem Augenblickswert der
Prozessorlasten anpafit bzw. wie stark kurzzeitige Schwankungen durch Mittelung
unterdriickt werden. Um nun den méglichen Gewinn einer Migrationsentscheidung
zu ermitteln, mufl man die Gewinne fiir alle einzelnen moglichen Zustande entspre-
chend ihrer Wahrscheinlichkeit aufsummieren. Aus allen moglichen Entscheidungen
(ndmlich der Migration eines beliebigen lokalen Jobs zu einem beliebigen anderen
Prozessor) kann eine optimale Entscheidung ermittelt werden. Damit die Gesamt-
zahl zu speichernder Lastverteilungen und abzutestender Entscheidungen nicht zu
stark wachst, tauscht ein Prozessor Lastinformationen und Prozesse nicht mit allen
anderen Prozessoren, sondern nur mit einer Gruppe ihm nahe liegender Prozesso-
ren, dem sogenannten buddy set aus. Kritisch ist naturgeméfl die Wahl einer Bewer-
tungsfunktion fiir Migrationen. Da in dieser Arbeit Echtzeitsysteme im Vordergrund
standen, berechnet sich der Gewinn einer Migration daraus, inwiefern die Austausch-
partner mit der neuen Verteilung die Zeitschranken (dead lines) fiir die Ausfithrung
ihrer Jobs besser einhalten kénnen. In einem Nicht-Echtzeitsystem miifiten ande-
re Kriterien zum Zuge kommen, wie z.B. die Ndhe kooperierender Tasks oder die
Speicherauslastung. In Simulationen haben die Autoren gezeigt, dafl bis zu etwa 4
Auslastungsstufen der Nachrichtenverkehr nicht nennenswert ansteigt, und daf§ die
Wabhl der anfanglichen Auslastungsschédtzung keine Bedeutung hat, d.h. die Ausla-
stungsschitzungen passen sich hinreichend schnell an. Zur Wahl des Gewichtungs-
faktors und der Update-Periode schlagen die Autoren eine schrittweise Optimierung
vor: Ausgehend von einer initialen Wahl wird ein Parameter variiert, bis optimale
Ergebnisse erreicht werden. Danach wird dieser erste Parameter auf seinem Opti-
malwert gehalten und der zweite variiert, bis wieder ein Optimalwert gefunden ist.
Ausgehend von diesem Parametersatz konnte das Verfahren dann iterativ wiederholt
werden. Dabei besteht natiirlich prinzipiell die Gefahr, in einem lokalen Minimum zu
landen. Das Verfahren ist aber wesentlich weniger aufwendig, als ein ganzes Raster
von Parameterkombinationen zu durchsuchen und erreicht gute Ergebnisse, sofern
die Oberflache der Funktion nicht zu unregelmafig ist.

Bei den bisher vorgestellten Verfahren handelt es sich um theoretisch entwickelte
Verfahren, die nicht fiir ein bestimmtes, real existierendes Parallelrechnersystem ge-
schaffen wurden. Sie nehmen daher alle bis zu einem gewissen Grade Universalitat
fiir sich in Anspruch, bediirfen aber fiir eine praktische Nutzung einer Anpassung
ihrer Parameter an die Bediirfnisse eines realen Rechnersystems. Es ist auch denk-
bar, daf} ein realer Lastbalancierer mehrere Algorithmen kombinieren muf}, um allen
auftretenden Situationen gewachsen zu sein. Im folgenden sollen daher reale Imple-

mentierungen von Lastbalancierungssystemen vorgestellt werden.

Fir Cluster von Workstations wurden einige Lastbalancierungssysteme ent-
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wickelt. Bei einem Workstation-Cluster handelt es sich um eine lose gekoppelte
Konfiguration von Rechnern, die zundchst fiir den Standalone-Einsatz konzipiert
sind und im Normalbetrieb auch nur Programme ausfiihren, die lokal gestartet wer-
den. Da Workstations tiblicherweise im interaktiven Betrieb arbeiten, ist die Pro-
zessorauslastung auf den einzelnen Rechnern eher gering, so dafl es sich anbietet,
die Leerlaufzeiten zu nutzen, indem Jobs von momentan iiberlasteten Rechnern auf
weniger ausgelastete Prozessoren migriert werden. Bei dieser Umverteilung ist aber
auch zu berticksichtigen, dafl lokal gestartete Jobs Vorrang in der Ausfithrung ha-
ben sollten, da die Rechner im wesentlichen immer noch als Workstations genutzt
werden. Diese Randbedingungen bediirfen einer Erweiterung des Schedulers, der auf
den einzelnen Workstations bereits vorhanden ist und zur Abwicklung des Vorder-
grundbetriebs auch weiterhin benotigt wird.

In [Nit94] wird die Implementierung eines Lastausgleichsverfahrens fiir Worksta-
tion-Cluster beschrieben, auf denen neben dem normalen interaktiven Betrieb paral-
lele Programme unter PVM [BDGM94| ausgefiihrt werden sollen. Zu diesem Zweck
ist es in einem ersten Schritt erforderlich, vom vorhandenen UNIX-Scheduler Daten
iiber die momentane Auslastung der einzelnen Workstations zu sammeln. Der von
diesen Durchschnittszahlen tiberstrichene Zeitbereich liegt in der Groflenordnung ei-
niger Minuten. Da die Umverteilung von Jobs in einem Workstation-Cluster mit iibli-
cher Ethernet-Vernetzung und Kommunikation iiber die normalen Systemschnitt-
stellen (TCP/IP) einen relativ starken Overhead bedeutet, ist kein allzu héufiger
Austausch von Prozessen vorgesehen, so dafl die langen Sampling-Perioden voll
ausreichend sind. Die Maschinenauslastungen werden aufgeschliisselt nach dem Re-
chenzeitanteil fiir interaktive und Vordergrund-Jobs. Aus diesen Groflen kann dann
berechnet werden, welchen Rechenzeitanteil ein neuer PVM-Prozefl auf diesem Pro-
zessor erhalten wiirde. Dieser Anteil wird noch mit der relativen Leistungsfahigkeit
eines Prozessors multipliziert, um heterogene Cluster korrekt zu beriicksichtigen.

Der Lastbalancierer speichert unabhéangig vom verwendeten Algorithmus zu je-
dem Prozef eine Reihe von Flags, die bei der FErzeugung des Prozesses vom An-
wendungsprogrammierer gesetzt werden kénnen. Mit diesen Flags kann z.B. dem
Lastbalancierer die voraussichtliche Lebenszeit des Prozesses mitgeteilt werden; als
kurzlebig gekennzeichnete Prozesse werden dabei bevorzugt nicht migriert, da sich
deren Laufzeit durch eine Migration im Verhéltnis stérker verlingern wiirde. Wei-
terhin kann die Migration einzelner Prozesse komplett unterbunden werden, wenn
die Présenz eines bestimmten Prozesses auf einem bestimmten Prozessor fir die
Funktion einer Anwendung zwingend erforderlich ist. In der Arbeit wurden drei
verschiedene Lastbalancierungsalgorithmen implementiert und untersucht. Bei dem
ersten handelt es sich um eine Variation des Drafting-Algorithmus, bei den beiden

letzteren um selbstentwickelte Verfahren.

Beim Drafting-Verfahren wurde als Maf} fiir das age von Prozessen das Verhalt-

nis von CPU-Zeit zur Wallclock-Zeit eines Prozesses gewdhlt, also der Anteil an
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der Gesamtrechenleistung, den ein Prozessor erhalt. Auf diese Weise wird derjenige
Prozel migriert, der momentan vom Prozessor am schlechtesten bedient wird und

damit die besten Aussichten hat, von einer Migration zu profitieren.

Das zweite Verfahren, das aufgrund seiner Arbeitsweise als reaktiv bezeichnet
wird, geht wie das Standard-Verteilungsschema von PVM von einer zyklischen Auf-
teilung der Prozesse auf die vorhandenen Prozessoren aus. Es existieren nur die drei
Lastzustinde ,Normal”, ,Unterlast” und ,Uberlast”, deren Berechnung durch ei-
ne Verkniipfung verschiedener Lastmafle (Anzahl PVM-Prozesse, Vordergrundlast,
PVM-Anteil) mit gewéhlten Schranken erfolgt. In der Berechnung dieser Werte wird
die Last der anderen Prozessoren jedoch nicht mit einbezogen. Befindet sich ein Pro-
zessor in unter- oder iiberlasteten Zustand, so sendet er an alle anderen Prozessoren
entsprechende Nachrichten. Diese Nachrichten werden jedoch nicht sofort weiterver-
arbeitet, sondern in Empfangspuffern zwischengespeichert. Wenn ein Prozessor in
den Zustand , Uberlast” geht, so wahlt er aus dem Puffer anhand von vorhande-
nen Unterlastnachrichten einen passenden Partner zur Migration aus. Die Auswahl
eines Prozesses erfolgt zum einen anhand der vom Programmierer vorgegebenen
Flags, zum anderen anhand eines Timeout-Zahlers, der Ping-Pong-Effekte vermei-
det. Kann kein passender Migrationspartner ausfindig gemacht werden, so verschickt
der Prozessor selber eine Uberlast-Nachricht. Zusitzlich wird fiir den Fall, daff we-
der eine Unterlast noch eine Uberlast vorliegt, iiberpriift, ob eine sehr dringende
Uberlastmeldung vorliegt, da in diesem Fall eine Migration ebenfalls sinnvoll sein

kann.

Ebenfalls neu entwickelt wurde das dritte Verfahren der sogennannten Prozefi-
balancierung, bei dem Wert auf die Kooperativitit gelegt wurde, d.h. eine Migra-
tionsentscheidung wird nicht von einem einzelnen Prozessor getroffen, sondern von
einem Master, der durch Einsammeln von Lastinformationen einen Uberblick iiber
die Lastsituation im gesamten Netz besitzt. Dieses Verfahren verwendet die bereits
oben angesprochenen Parameter drive und overdrive, die ausdriicken, welche Re-
chenleistung ein Prozel momentan erhalt bzw. welche Rechenleistung ein migrierter
Prozef} erhalten wiirde. Da das Ziel ist, allen Prozessoren einen méglichst gleichen
Rechenleistungsanteil zur Verfiigung zu stellen, wird der Prozefl mit dem niedrigsten
drive und der Prozessor mit dem héchsten overdrive ermittelt. Ob der Master einen
Migrationsvorschlag verschickt, ist vom Auslastungsverhaltnis und der Anzahl der
Prozesse auf dem iiberlasteten Prozessor abhidngig. Ergeht ein solcher Vorschlag,
liegt es in der Hand des iiberlasteten Prozessors, einen Prozefl auszuwéhlen. Prio-
ritdt haben bei dieser Auswahl die vom Programmierer vorgegebenen Flags; sollte
sich daraus keine eindeutige FEntscheidung ergeben, so wird der Prozefl gewéhlt,
fiir den der erwartete Zeitgewinn am hochsten ist. Dieser ist prozefabhingig, da
der Zeitverlust durch die Migration selber von der Prozelgrofie abhingt. Neu ins

System kommende Prozesse werden vom Master auf den Prozessor geschickt, der
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momentan den grofiten overdrive bietet. Sowohl im Fall der Migration als auch der
initialen Verteilung fithrt der Master eine Vorkorrektur der Auslastungsparameter
durch, d.h. er schitzt, wie sich drive, overdrive und Anzahl von Prozessen durch die

Veranderungen verschieben werden.

Da dieses Verfahren mit einem zentralen Master zumindest theoretisch Skalie-
rungsprobleme hat, wurde in einem weiteren Versuch das drafting mit den Lastma-
Ben der ProzeBlbalancierung kombiniert. Das drafting ist allerdings auch nicht belie-
big skalierbar, da jeder Prozessor Lastinformationen iiber alle anderen Prozessoren
benoétigt; neben dem Speicheraufwand wéchst so auch das Nachrichtenaufkommen

fiir die Ubermittlung von Lastinformationen quadratisch.

In den praktischen Versuchen haben sich nur die beiden letzten Verfahren
als geeignet erwiesen, gegeniiber einer statischen Verteilung durch das PVM-
Laufzeitsystem eine bessere Lastverteilung zu erzielen und damit letztendlich die Ge-
samtausfithrungszeit zu verringern. Als entscheidend hat sich dabei die nicht vorhan-
dene Kooperativitiat der beiden ersten Verfahren erwiesen, d.h. die Nichtbeachtung
der umliegenden Systemzusténde bei der Einschdtzung der eigenen Situation fithrt
zu Fehlentscheidungen. Diese fallen bei einem System mit vergleichsweise ,,teuren”,
d.h. zeitaufwendigen Migrationen, wie es mit Ethernet verbundene und unter PVM
laufende Workstations darstellen, starker ins Gewicht und sind daher unbedingt zu
vermeiden. Skalierungsprobleme durch den zentralen Lastbalancierer des Prozefiba-
lancierungsverfahrens haben sich nicht gezeigt; rechnet man den Aufwand, der in
den Experimenten mit 6 Workstations ermittelt wurde, auf realistische Gréflen von
Workstation-Clustern (bis zu etwa 100 Maschinen) hoch, so wird festgestellt, daf ei-
ne zentrale Instanz keine wesentliche Behinderung darstellt. Diese Abschitzung kann
in massiv-parallelen Rechnern mit ihrer héheren internen Kommunikationsleistung
(und damit niedrigerem Migrationsaufwand) sowie der hoheren Prozessorzahl anders

ausfallen, so dafl man teilweise dezentralen Ansétzen den Vorzug geben wiirde.

3.1.2 Task-Scheduling

Neben dem Job-Scheduler, dessen Aufgabe die Uberwachung des Gesamtsystems ist,
sind auf den einzelnen Prozessorknoten eines Parallelrechners weitere Einheiten zur
Ausfithrung von Aufgaben notwendig, die autonom auf dem jeweiligen Prozessor ab-
gewickelt werden kénnen. Im Bereich des Scheduling kénnen dabei als Aufgabenbe-
reiche die Steuerung und Uberwachung der diesem Prozessor vom Job-Scheduler zu-
geordneten Prozesse identifiziert werden. Da massiv-parallele Systeme in erster Linie
zur Beschleunigung von Anwendungen durch Parallelverarbeitung benutzt werden,
und das Multitasking mehrerer Prozesse auf einem Prozessor die fiir den einzelnen

Prozefl zur Verfiigung stehende Rechenleistung wieder reduzieren wiirde, lassen viele
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massiv-parallele Betriebssysteme kein Multitasking auf den Prozessoren zu, so daf

diese Aufgaben sich auf die Uberwachung beschrinken.

Eine solche Beschrénkung vereinfacht zwar die Implementierung der Betriebssy-
stemteile, die lokal auf den Rechenprozessoren liegen und reduziert auch den Res-
sourcenbedarf, so dafl den Anwendungen z.B. ein groBerer Anteil des lokalen Spei-
chers zur Verfiigung steht. Die Option, mehrere Prozesse im Multitasking auf einem
Prozessor mit einem entsprechenden Task-Scheduling auszufithren, eréffnet aber eine
Reihe von Optionen, die sich in einer erweiterten Funktionalitat des Gesamtsystems

auflern.

Zum einen gibt es auch bei parallelen numerischen Anwendungen Situationen, in
denen ein Prozef} nicht rechnet, sondern 1/O-Operationen durchfithrt. Dazu rechnen
bei parallelen Programmen nicht nur explizite I/O-Operationen, sondern auch durch
Kommunikation und Synchronisation der Prozesse verursachte Verzogerungen. Die-
se Zeiten lassen sich nutzen, um andere Benutzer-Prozesse auszufithren und so den
Systemdurchsatz zu erhohen. Zum anderen ist es im interaktiven Betrieb eines Par-
allelrechners nicht akzeptabel, dafl einzelne, langer laufende Programme grofie Teile
des Rechners belegen und ihn so fiir andere Benutzer unzuginglich machen. Mit ei-
nem moglichen Multitasking auf den Prozessoren kann ein Timesharing zwischen den
Anwendungen stattfinden, so daf jeder Benutzer einen (moglichst gerechten) An-
teil an der Gesamt-Rechenleistung erhélt. Multitasking auf den Prozessoren wiirde
weiterhin erlauben, Programme auszufithren, die mehr Prozessoren anfordern als
physikalisch vorhanden sind; ein physikalischer Prozessor kann mehrere ,logische”

Prozessoren emulieren.

Dieses Maf} an Flexibilitdt erkauft man sich naturgeméf durch einen Overhead,
der in dem Aufwand fiir die Prozefiverwaltung und die Zeit fiir Kontextumschaltun-
gen zu suchen ist. Eine Kontextumschaltung wird insbesondere dann teuer, wenn die
quasi-parallel ausgefiihrten Anwendungen nicht gemeinsam in den Hauptspeicher des
Prozessors passen, so dafl bei jeder Kontextumschaltung nennenswerte Datenmen-
gen auf Sekundérspeicher ausgelagert werden miissen. Der Durchsatzgewinn kann

sich auf diese Weise in einen Verlust umkehren.

Ein weiteres Problem beim Task-Scheduling paralleler Programme ist die er-
forderliche Koordination der Scheduling-Entscheidungen. Da die einzelnen Prozesse
einer parallelen Anwendung wahrend des Programmlaufes iiblicherweise Informatio-
nen austauschen und ihr Fortschritt vom unbehinderten Informationsflufl abhéngt,
ist es fiir die Vermeidung von Wartezeiten einzelner Prozesse erforderlich, daf alle
Prozesse sich gleichzeitig im aktiven Zustand befinden. Ist dies nicht der Fall, so
konnen ,,schlafende” Prozesse nicht auf Nachrichten anderer, laufender Partner rea-

gieren, deren Fortschritt damit ebenfalls behindert wird. Scheduling-Verfahren, die
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diesen Punkt beriicksichtigen, werden allgemein als Gang Scheduling-Verfahren be-
zeichnet [GTU91]. Die dafiir erforderliche Abstimmung der lokalen Scheduler unter-
einander erfordert eine Kommunikation, die das Multitasking paralleler Programme
auf einem Parallelrechner weiter verteuert.

Es ist aus zwei Griinden moglich, dafl diese Abwagung auf SVM-basierten Syste-
men giinstiger ausfallt: Zum einen dauern bei heutigen Systemen die Unterbrechun-
gen durch Kommunikation (also Seitenfehler) bei den heute tiblichen, softwarebasier-
ten SVM-Implementationen vergleichsweise lange, und zum anderen handelt es sich
bei der Kommunikation durch SVM um eine sogenannte einseitige Kommunikation,
d.h. eine Anfrage eines Rechenprozesses (=Seitenfehler) wird in eine unmittelbare
Reaktion auf der Empféngerseite (=Seitentransfer durch das Betriebssystem) um-
gesetzt, ohne daf} ein moglicherweise inaktiver Benutzerprozefl aktiv werden und
explizit antworten muf. Ein nicht vollstandiges Gang Scheduling wirkt sich also nur

an Synchronisationspunkten im Programm aus.

Die Frage, inwieweit Kontextumschaltungen sich generell bei Seitenfehlern in
parallelen Programmen auswirken, wurde in [BHMW94] fiir eine Reihe realer Pro-
gramme in einer Simulationsumgebung untersucht. Den Vergleichen gingen zwei
Untersuchungen voraus, in denen die Datenlokalitidt (und damit die Effizienz von
Demand Paging) sowie die Wichtigkeit von Gang-Scheduling untersucht wurden.
Das Ergebnis der ersten Untersuchung ist, dal numerische Anwendungen nur ei-
ne vergleichsweise geringe Datenlokalitdt besitzen, ein Demand Paging also nach
Moéglichkeit vermieden werden sollte: Sofern der einer Anwendung zur Verfiigung ste-
hende Realspeicher nur um 10 bis 20 Prozent kleiner ist als der von der Anwendung
bendtigte, steigt deren Ausfithrungszeit schon auf ein mehrfaches. An einen Schedu-
ler ergibt sich damit die Forderung, die Anzahl aktiver Tasks auf einem Prozessor
so zu begrenzen, dafl ihre Datenanforderungen durch den Hauptspeicher befriedigt
werden konnen. Die zweite Voruntersuchung zeigte, dafi ein mogliches Timesharing
mehrerer paralleler Programme aber nicht unkoordiniert erfolgen darf, da norma-
le, parallele Anwendungen regelméafige Synchronisationspunkte beinhalten und nur

dann ,gut laufen”, wenn alle Tasks gleichzeitig aktiv sind.

Fiir den Fall, dafl Paging in geringem Umfang auftritt, wurden aus diesen Er-

gebnissen folgende zwei Strategien untersucht:

o Der Prozessor wartet aktiv auf den Empfang der Seite.

o bs findet eine parallele Kontextumschaltung statt, d.h. ein Seitenfehler auf

einem Prozessor hélt simtliche Threads des parallelen Programmes an.

Die Wahl von koordinierten Umschaltungen durch Gang Scheduling anstelle nur-
lokaler Umschaltungen wird durch die Vermutung gestiitzt, dafl bei der Unterbre-

chung einer Task das Fortkommen der gesamten Anwendung fraglich ist und es
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daher giinstiger ist, das ganze Programm anzuhalten. Die Ergebnisse zeigen jedoch,
daf} parallele Kontextumschaltungen eine so aufwendige Operation darstellen, daf}
ihr Overhead den Zeitgewinn durch Ausnutzung der Wartezeiten iiberwiegt; es ist
giinstiger, einen Prozessor auf seine Seite aktiv warten zu lassen. Die Autoren weisen
allerdings ausdriicklich darauf hin, dafl dieses Ergebnis allein durch den Kommu-
nikationsoverhead des Gang Scheduling verursacht wird; rein lokale Umschaltungen
konnten eine durchaus interessante Alternative darstellen, wenn auf den Prozessoren
sequentielle ,,Hintergrund-Jobs” vorhanden sind, auf die mit wesentlich geringerer
Verzégerung umgeschaltet werden kann. Solche Hintergrundlasten standen allerdings
im Rahmen dieser Untersuchung nicht zur Verfiigung. Insgesamt werden parallele
Kontextumschaltungen nur unter dem Gesichtspunkt einer gerechteren Rechenzeit-
verteilung als sinnvoll angesehen, aufgrund des hohen Overheads durch die Syn-
chronisation der lokalen Scheduler und eventueller Ein-/Auslagerungsoperationen
auf Sekundérspeicher sollten die Scheduling-Perioden aber vergleichsweise lang sein

(im Bereich von Sekunden).

Ein genau kontrédrer, d.h. extrem feingranularer Ansatz zum Verstecken und Aus-
nutzen von Wartezeiten durch Speicherfehler wird in [GrUn95] mit dem Konzept ei-
ner vielfidigen Prozessorarchitektur vorgeschlagen. Die Idee dieses Konzeptes ist es,
den Prozessor mit einem zusétzlichen Speicher zur Speicherung von mehreren Pro-
zeBkontexten zu versehen. Dieser Speicher soll es erlauben, sehr schnell (im Extrem-
fall zwischen einzelnen Maschineninstruktionen) zwischen verschiedenen Prozessen
umzuschalten. Ein Round-Robin-Betrieb zwischen diesen Prozessen wire praktisch
ohne Overhead moglich, und auch sehr kurze Verzogerungen, die auf normalen Ar-
chitekturen keine Umschaltungen rechtfertigen wiirden, kénnen durch Rechnungen
anderer Prozesse ausgenutzt werden. Nachteilig an diesem Konzept ist, dafl es zum
einen eine zugeschnittene Hardware in Form erweiterter Prozessoren bendtigt, um
seine Effizienz zu erreichen, und zum anderen bedingt es, daf} ein Programm in
so viele Kontrollfaden aufgeteilt werden muf}, dafl immer rechenbereite Prozesse
iibrighleiben. Diese Aufteilung kénnte bei numerischen Anwendungen mit regulérer
Struktur durch einen Compiler erfolgen. Es bleibt aber das Problem bei der An-
wendung auf SVM-Systeme, dafl Speicherfehler durch die Aufteilung des Speichers
in Seiten sehr gebiindelt auftreten kénnen: Ordnet man z.B. jeder lteration einer
Schleife einen eigenen Kontrollfaden zu, so wird ein Seitenfehler bei vorzugsweise
sequentiellen Speicherzugriffen zur gleichzeitigen Blockade von sehr vielen Prozessen
fiihren. Damit der Prozessor in dieser Situation nicht leerlauft, miifite sein ,, Kon-
textspeicher” extrem grofl werden. Eine solchermaflen vielfadige Architektur eignet
sich daher eher zum Uberbriicken vergleichsweise kurzer Verzogerungen, wie sie z.B.

durch Cache-Misses auftreten konnen.
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3.1.3 Thread-Scheduling

Das Thread-Scheduling stellt die unterste und am feinsten verteilende Komponente
eines Scheduling-Systemes dar. Aufgabe des Thread-Schedulings ist es allgemein, die
in einem parallelen Programm vorhandene Arbeit auf die vorhandenen Kontrollfliisse
(die, im Sinne einer Geschwindigkeitssteigerung, auf unterschiedlichen Prozessoren
laufen) aufzuteilen. Bei numerischen Anwendungen findet diese Aufteilung iiblicher-
weise auf Basis eines sogenannten Datenparallelismus statt, d.h. es sind gleichartige
Operationen auf grofie Datenfelder anzuwenden, typischerweise in Form von Schlei-
fen, deren Iterationen parallel ausgefithrt werden kénnen. Aufgrund der Feingranu-
laritdt solcher Verteilungen wére ein Thread-Scheduling durch das Betriebssystem
selbst meist zu aufwendig und wird eigenstdndig im Laufzeitsystem unter Kontrolle
der Anwendung vorgenommen; das Betriebssystem stellt nur die Kontrollfliisse zur
Verfiigung sowie Hilfsmittel, um eventuell erforderliche Kommunikation der Prozesse

untereinander zu ermoglichen.

Es existieren eine Reihe von Spracherweiterungen fiir Hochsprachen, die es er-
lauben, durch zusdtzliche Annotationen eines Programmes die Parallelisierung und
Arbeitsverteilung zu steuern. Stellvertretend fiir solche Spracherweiterungen soll
an dieser Stelle SVM-Fortran [BeGe95] vorgestellt werden, da diese Erweiterung,
wie der Name bereits erkennen 1d8t, besondere Sprachkonstrukte fiir das effiziente

Thread-Scheduling von SVM-basierten Programmen zur Verfiigung stellt.

SVM-Fortran ist eine Spracherweiterung fiir Fortran-77, die zusédtzliche Kon-
strukte zur Parallelisierung von Programmen auf Rechnern mit einem globalen
Adrefiraum zur Verfiigung stellt. Die Realisierung dieses globalen Adrefiraumes ist
nicht Teil der Sprachdefinition bzw. -implementierung. sondern wird zur Laufzeit
durch das Betriebssystem in Zusammenarbeit mit einer Laufzeitbibliothek vorge-
nommen. Dies erméglicht es prinzipiell, SVM-Fortran-Programme auch auf Rech-
nern auszufithren, die ihren globalen AdreBraum nicht per SVM realisieren (die
Befehle, die zur Kommunikation mit dem SVM-Laufzeitsystem dienen, haben in
diesem Falle keine Wirkung). Alle Konstrukte sind als Kommentare ausgefiihrt, so
daBl ein normaler Fortran-Compiler fiir einen sequentiellen Rechner diese iiberliest
und ein SVM-Fortran-Programm ohne Veranderung sequentiell ausgefithrt werden
kénnte. Vom SVM-Fortran-Compiler werden diese Kommentare jedoch ausgewertet

und in Aufrufe des Laufzeitsystems iibersetzt.

Das prinzipielle Ausfithrungsmodell von SVM-Fortran ist das SPMD-Modell, d.h.
alle Prozessoren erhalten den gleichen Programm-Code zur Ausfithrung, kénnen
zur Laufzeit jedoch durch unsynchronisierten Ablauf oder entsprechende paralle-
le Konstrukte zur gleichen Zeit unterschiedliche Teile dieses Codes ausfithren. Im

Gegensatz zum High-Performance-Fortran werden nicht die Daten des Programmes
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explizit {iber die Prozessoren verteilt, sondern es wird die im Programm vorhande-
ne Rechenarbeit aufgeteilt. Eine dieser Arbeitsverteilung angepafite Datenverteilung
ergibt sich durch das SVM-Management dann in vielen Fallen automatisch. Die Or-
ganisation dieses Parallelismus wird durch Prozessor-Sets erreicht. Prozessor-Sets
stellen Untermengen aus der Gesamtzahl aller vorhandenen Prozessoren oder ei-
nem anderen Prozessor-Set dar, die Teile eines SVM-Fortran-Programms gemein-
sam ausfithren. Prozessor-Sets konnen entweder explizit durch Anweisungen erzeugt
werden oder entstehen implizit durch parallele Konstrukte. Bei diesen parallelen
Konstrukten handelt es sich entweder um parallele Regionen (deren Anfang und
Ende durch SVM-Fortran-Direktiven festgelegt werden) oder um parallele Schleifen,
die durch das Konzept der schachtelbaren Prozessor-Sets auch mehrdimensionalen

Parallelismus zulassen.

SVM-Fortran bietet eine Reihe von Scheduling-Strategien fiir parallele Schleifen
an, die vom Programmierer durch entsprechende Parameter des Schleifenbefehls
gewdhlt werden konnen. Die vorhandenen Strategien zerfallen in eine Reihe von

Kategorien:

e Statische Verteilungen
e Dynamische Verteilungen
o Align-Scheduling

o Scheduling mittels Templates

Statische Verteilungen teilen die vorhandenen Iterationen anhand eines vor der
Ausfithrung der Schleife festliegenden Schemas auf die Prozessoren eines Prozessor-
Sets auf. Der Vorteil an diesen Verteilungen ist ihr geringer Overhead, da die Vertei-
lungsvorschrift zur Laufzeit global bekannt ist und jeder Prozessor seinen Iterations-
raum lokal bestimmen kann, ohne mit seinen Partnern kommunizieren zu miissen.

Im einzelnen existieren folgende Verteilungsstrategien:

e BLOCK bzw. REPBLOCK: Der Gesamtiterationsraum wird in eine Zahl zusam-
menhédngender Blocke unterteilt, die der Anzahl beteiligter Prozessoren ent-
spricht. Die beiden Varianten unterscheiden sich nur in der Aufteilung des
»Restes”, falls die Zahl der Iterationen nicht glatt durch die Zahl beteilig-
ter Prozessoren teilbar ist oder weniger Iterationen als Prozessoren vorhanden
sind.

e CYCLIC bzw. REPCYCLIC: Iterationen werden zyklisch auf die Prozessoren ver-
teilt. Bei Schleifen, deren Rechenaufwand pro Iteration dreiecksférmig steigt

oder féllt, kann auf diese Weise eine gleichméfige Lastverteilung mit geringem
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Overhead erreicht werden. Die zweite Variante erlaubt replizierte Ausfithrung
einer lteration, falls mehr Prozessoren als Iterationen zur Verfiigung stehen.
Optional kann die Anzahl zusammenhé&ngend verteilter Iterationen von eins
auf einen anderen Wert erhoht werden (diese Variante wird an anderen Stellen
auch haufig als blockzyklische Verteilung bezeichnet).

Dynamische Verteilungen [Ott95] sind dann angebracht, wenn der Rechenaufwand
pro Schleifeniteration in einer nicht im voraus abschitzbaren Weise schwankt. Alle
dynamischen Verfahren basieren auf einem Pool noch nicht abgearbeiteter Iteratio-
nen, aus dem auf Anfrage Pakete von Iterationen ausgegeben werden. Die Anzahl

ausgegebener [terationen ist vom Algorithmus im einzelnen abhéngig:

e SELF: Pro Anfrage wird lediglich eine Iteration vergeben. Bei vernachlassigba-
rem Overhead fiir das Aushdndigen wiirde dieses Verfahren durch seine Fein-

granularitidt eine optimale Arbeitslastverteilung erreichen.

e CHUNK: Pro Anfrage wird eine feste, vorgebbare Zahl von Iterationen aus-
gegeben. Dieses Verfahren reduziert den Scheduling-Overhead auf Kosten
der Genauigkeit der Lastbalance und ist eine Verallgemeinerung des SELF-
Algorithmus.

e GUIDED bzw. BLOCK_GUIDED geben gemafl [PoKu87] immer kleinere Pakete aus
und versuchen auf diese Weise, gleichzeitig niedrigen Overhead und eine nahezu
perfekte Lastbalance zu erreichen. Die geblockte Variante erlaubt es zusétzlich,
Paketgroflen auf ein mehrfaches einer vorgegebenen Zahl aufzurunden, um

potentielle false-sharing-Effekte zu vermeiden.

e FACTORING bzw. BLOCK FACTORING arbeiten nach einem dhnlichen Verfahren
wie die GUIDED-Algorithmen, geben jedoch gemafl [HSF91] zu Beginn kleinere
Pakete aus. Diese Verfahren haben Vorteile, wenn Gefahr besteht, daf einzelne
Prozesse iiber einen léngeren Zeitraum den Prozessor entzogen bekommen und

ihre anfanglich erhaltenen, grofien Pakete nicht bearbeiten kénnen.

Wo und wie die noch unbearbeiteten Iterationen gespeichert werden, ist nicht Teil
der Sprachdefinition; im Sinne der Vermeidung eines Flaschenhalses wird eine de-

zentralisierte Implementation bevorzugt, wie in [Ott95] beschrieben.

Align-Scheduling erlaubt es, die Arbeitsverteilung einer momentan vorhande-
nen Datenverteilung auf den Prozessoren anzupassen. Zu diesem Zweck wird mit
der Direktive ON HOME( Variable) ein (von der Schleifenvariablen abhéngiger) Varia-
blenausdruck angegeben. Jeder Prozessor evaluiert diesen Ausdruck fiir den gege-

benen Iterationsraum und fiithrt die Iterationen aus, deren Datenelemente er lokal
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verfiighar hat. Zuséatzliche Synchronisationen verhindern, daf} Tterationen mehrfach
oder iiberhaupt nicht ausgefithrt werden, falls SVM-Daten auf den Sekundarspeicher
ausgelagert waren. Dieses Verfahren ist direkt auf SVM zugeschnitten und erlaubt
eine Minimierung von Seitenfehlern (beziiglich eines Feldes), kann potentiell aber
sehr grofle Lastimbalancen erzeugen, falls die vorherige Datenverteilung entspre-

chend unausgeglichen war.

Templates bieten die Moglichkeit, beliebige Verteilungen zu erzeugen, zu spei-
chern und bei Bedarf abzurufen. Logisch betrachtet stellt ein Template ein Feld
dar, in dem fiir jede Iteration der Prozessor gespeichert ist, der diese Iteration
ausfithren soll. Die Dimension eines Templates mufl dabei nicht der Dimension der
auszufithrenden Schleife entsprechen; einzelne Dimensionen einer mehrdimensiona-
len Schleife, die nicht parallel ausgefithrt werden sollen, kénnen sequentialisiert oder
repliziert werden. Templates ermoglichen es zum Beispiel, eine einmal in einer paral-
lelen Schleife benutzte Arbeitsverteilung zu speichern und wiederzuverwenden, wenn
die gleiche Schleife nochmals ausgefithrt wird. Auf diese Weise kann zum Beispiel
das in [Li94] beschriebene Affinity-Scheduling realisiert werden.

SVM-Fortran unterstiitzt die Definition von verschiedenen Speicherklassen: Va-
riablen diirfen die Klassen PRIVATE, SHARED und PSHARED. Private Variablen existie-
ren auf jedem Prozessor als eigene, nur von diesem Prozessor ansprechbare Instanz,
wahrend die beiden anderen Typen durch das SVM-Management global bzw. im

momentan aktiven Prozessor-Set zugreifbar sind.

Zur Steuerung des unterliegenden SVM-Managements erlaubt SVM-Fortran das
explizite Locking von Speicherregionen, d.h. ein Prozessor darf einen durch LOCK-
Direktiven begrenzten Bereich nur bearbeiten, wenn er zuvor exklusiven Zugriff auf
eine bestimmte Menge von Variablen erlangt hat. Es ist ebenso moglich, Daten-
elemente mittels Prefetch-Anweisungen vorausschauend anzufordern, um die durch
Seitenfehler verursachten Latenzzeiten zu verdecken. Bei beiden Konstrukten hat
jedoch der Programmierer selbst zu beachten, dafl diese Operationen nur auf Basis
der kleinsten Kohédrenzeinheit, namlich einer Seite erfolgen kénnen; SVM-Fortran

erlaubt zu diesem Zweck, die Seitengrofie zur Laufzeit abzufragen.

3.2 Varianten der Grundstruktur

Die in den vorherigen Abschnitten anhand von Beispielen vorgestellte Grundstruk-
tur eines Scheduling-Systems fiir Parallelrechner werden in einer Reihe von Arbeiten
abgewandelt, um ihre Leistungsfdhigkeit fiir bestimmte Hardware-Strukturen oder
Nutzungsformen zu verbessern. Ein haufiger Ansatzpunkt ist der Job-Scheduler. Da

dieser nur einmal vorhanden ist und die Programmverteilung und -iiberwachung
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fiir das Gesamtsystem zu leisten hat, kann er bei groferen Konfigurationen mit
vielen Prozessoren und/oder Programmen Skalierungsprobleme bereiten. Um dieses
Problem zu umgehen, werden von einer Reihe von Arbeiten Baumstrukturen vor-
geschlagen, d.h. zwischen einem einzelnen, global arbeitenden Job-Scheduler sowie
den lokalen Task-Schedulern werden Schichten aus ,,Zwischen-Schedulern” gelegt,
die jeweils den Teil des Job-Scheduling fiir ihren Unterbaum {ibernehmen und In-

formationen verdichtet nach oben weiterreichen (Bild 3.2).

Scheduler

Scheduler Scheduler Scheduler

/TN AN
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Abbildung 3.2

baumstrukturiertes Scheduling-System

Eine solche Struktur wurde vor einigen Jahren von Tilborg und Wittie unter
dem Namen Wave Scheduling in [TiWi84] vorgestellt. Dabei bilden die eigentlichen
Rechenknoten die unterste Schicht des Baumes und der dariiberliegende Teilbaum
realisiert den verteilten Scheduler. Trifft nun an einer beliebigen Stelle des Netzes
ein Job ein, so vergleicht der Manager-Knoten die angeforderte Zahl von Prozessoren
mit der Zahl momentan freier Prozessoren in dem von ihm verwalteten Unterbaum.
Uberschreitet die Anforderung einen vorher festgelegten Prozentsatz der freien Pro-
zessoren, so reicht der lokale Manager die Anforderung an seinen Vater im Baum
weiter, der selbst wieder die gleiche Priifung durchfithrt. Auf diese Weise pflanzt sich
die Anfrage wie eine Welle evtl. bis zur Wurzel fort, wo sie entweder sofort befrie-
digt, in eine Warteschlange eingereiht oder zuriickgewiesen wird. Analog wandert
eine Anfrage im Baum nach unten, bis ein Manager gefunden ist, der die Anfrage
gerade eben noch befriedigen kann. Der Algorithmus setzt voraus, daff die unteren
Manager-Knoten hinreichend oft (die benétigte Rate 1st abhéngig von der Ankunfts-
rate von Jobs) an ihren Vaterknoten Informationen tiber die momentane Auslastung
schicken. Da diese Informationen asynchron zum Eintreffen von Jobs versandt wer-
den sollen, sind sie naturgeméf nie ganz exakt. Die weiter oben bereits erwidhnte
Strategie, nie alle noch freien Knoten an einen Job zu vergeben, soll verhindern, daf3
aufgrund veralteter Informationen ein Job zu tief in dem Baum herunterwandert und
wieder zuriickgereicht werden muf}. Diese Reserve darf naturgeméf einerseits nicht

zu hoch angesetzt werden, um die Systemauslastung nicht unnétig zu verschlechtern,
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andererseits nicht zu niedrig, da sonst der Fall wahrscheinlich wird, dafl ein Manager
mitten in der Anforderung von Rechenknoten von seinen Sub-Managern feststellt,
dafl in Wirklichkeit gar nicht mehr genug Rechenknoten vorhanden sind und be-
reits gemachte Reservierungen wieder zuriickgenommen werden miissen. Rechnun-
gen ergeben, daff der Optimalwert von der momentanen Systemauslastung (d.h. von
der Wahrscheinlichkeit, eine bestimmte Rechenknotenzahl reservieren zu konnen)
abhangt. In [TiWi84] wird das Problem so weit vereinfacht, daB jeder Manager-
knoten nur noch eine Tabelle benétigt, aus der der von der Auslastung abhéngige
,Zuschlagsfaktor” ausgelesen werden kann. Die Effizienz von Wave-Scheduling ist
abhéngig von der Geschwindigkeit, mit der sich die einzelnen Anfragen und Reser-
vierungen im Netzwerk ausbreiten. Bei Systemauslastungen nahe 100 Prozent wére
ein zentraler Scheduler effizienter, da dieser alle Entscheidungen ohne Nachrichten-

austausch fallen kann.

Feitelson und Rudolph greifen dieses System hierarchischer Controller in dem
von ihnen vorgeschlagenen Distributed Hierarchical ControlKonzept wieder auf
|[FeRu90-1, FeRu90-2|. Sie verwenden es aber nicht nur zur Zuordnung von Prozessen
zu Prozessoren, sondern auch zum Laufzeit-Scheduling der einzelnen rechenbereiten
Jobs. Es ist dabei moglich, einzelnen Rechenknoten mehrere Prozesse zuzuordnen
und diese in einem Zeitscheibenverfahren ablaufen zu lassen. Zur Laufzeit wird dann
vom , Betreuer” eines Jobs (d.h. von dem Managerknoten, der gerade so weit oben
in der Hierarchie steht, dafl alle betroffenen Rechenknoten in seinem Unterbaum lie-
gen) ein Befehl an seine Unterknoten ausgesandt, wenn dessen Zeitscheibe beginnt.
Da sich die Anweisungen gleichzeitig nach unten in alle Teilbdume ausbreiten, ist
gewahrleistet, dafl die Ausfithrung aller Prozesse nahezu zeitgleich auf den Rechen-
knoten beginnt. Damit ist die fiir die Ausfithrung paralleler Prozesse sehr erwiinschte
Eigenschaft des gang scheduling erreicht, da so Zeitverluste durch das Warten auf
noch nicht laufende Partnerprozesse minimiert werden. Fiir die Festlegung der Zeit-
scheibenldnge wird eine Gewichtung entsprechend der Prozefzahl vorgeschlagen, so
daf} groflere Jobs entsprechend langere Zeitscheiben erhalten. Eine scheinbar unfaire
Behandlung kleinerer Jobs tritt dabei nicht auf, solange kleinere Jobs in entspre-

chend hoherer Zahl auftreten, eine fiir reale Systeme durchaus sinnvolle Annahme.

Da in dem ganzen Modell untergeordnete Manager autark iiber die Verteilung
von Jobs entscheiden kénnen, die ithre Kapazitdt nicht tiberschreiten, wird die nor-
malerweise schlechte Ausfallsicherheit von Baumstrukturen (Ausfall des Wurzelkno-
tens = Ausfall des Gesamtsystemes) abgemildert. Selbst der Ausfall eines Managers
wahrend des laufenden Betriebs bedeutet nicht, daff von ihm behandelte Jobs verlo-
ren sind: Seine nachgeordneten Controller sind am Ausbleiben von Anweisungen in
der Lage, Storungen zu erkennen und auf diese Weise das Scheduling ,,seiner” Jobs
mit zu iibernehmen. Aufgrund der fehlenden Synchronisation kann jetzt nur kein
vollstandiges Gang-Scheduling mehr erfolgen. Lediglich der Ausfall von Rechenkno-

ten fithrt zum Abbruch von Jobs, die in Teilen auf ithnen ausgefithrt wurden.
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3.3 Existierende parallele Betriebssysteme

Aufgrund der - gerade auch im Vergleich zu sequentiellen Rechnern - sehr hohen
Komplexitat von Betriebssystemen fiir parallele Rechnersysteme gibt es neben einer
Reihe von proprietéaren Implementationen auch einige universelle, in gewissem Maf
portable Betriebssysteme, die durch ihre Grundstruktur einem moglichst breiten
Spektrum von Architekturen gerecht zu werden suchen. Haufig sind diese Betriebs-
systeme mit akzeptablem Aufwand auf weitere Parallelrechner anpafibar. Als Bei-
spiel solcher portabler Betriebssysteme, die in der Realitét eine gewisse Verbreitung
gefunden haben, sollen im folgenden die Betriebssystemkerne Mach und Chorus be-
sprochen werden. Als Beispiel eines proprietéaren Betriebssystems wird das UNICOS

in seiner Implementation fiir Vektorrechner der Firma Cray Research vorgestellt.

3.3.1 Mach

Mach ist ein an der Carnegie Mellon University entwickelter Betriebssystemkern
[RJOS89, RBFG8Y], der zur universellen Verwendung sowohl auf sequentiellen als
auch auf parallelen Rechnern entwickelt wurde. Mach selbst bildet kein vollstandi-
ges, lauffihiges Betriebssystem, sondern stellt die Basis fiir die Entwicklung von
Systemen dar, wie z.B. OSF/1 der Open Software Foundation, das wiederum fiir
eine Reihe existierender sequentieller und paralleler Rechnerarchitekturen als Be-
triebssystembasis dient. Ein Beispiel fiir eine Implementierung fiir sequentielle oder
moderat parallele Rechner mit gemeinsamem Speicher ist Digital Unix der Firma
Digital Equipment; Implementationen fiir massiv-parallele Rechner existieren z.B.
auf der Intel Paragon, der KSR-1 oder der Convex SPP. Vom Mach-Kernel existie-
ren momentan zwei Varianten: Frithere Versionen (bis 2.x) waren von vornherein
als Kernels fiir Unix-artige Betriebssysteme konzipiert und beinhalten daher Teile,
die die fiir Unix-Anwendungen benétigte Funktionalitat bereitstellen. Kernels dieser
Generation sind monolithisch konzipiert, d.h. der Kernel stellt eine logische Einheit
dar, die nicht auf mehrere Prozessoren verteilt werden kann. In Version 3 von Mach
wurde dieses Konzept durch einen Microkernel ersetzt, der lediglich Basisfunktionen
wie Interprozekommunikation zur Verfiigung stellt und auf dem beliebige Betriebs-
systemschnittstellen implementiert werden kénnen. Diese kénnen als voneinander
unabhéngige, miteinander kommunizierende Tasks prinzipiell beliebig iiber ein par-

alleles System verteilt werden.

Waihrend in einem normalen Unix-Betriebssystem der Prozef die einzige Einheit
bildet, auf dessen Basis Scheduling, Betriebsmittelvergabe und Schutzmechanismen
arbeiten, unterscheidet Mach zwischen Tasks und Threads [Bla90]. Betriebsmittel-

vergabe und Schutzmechanismen arbeiten auf der Ebene von Tasks, so dafl die in
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einer Task arbeitenden Threads gleichberechtigt auf alle Ressourcen einer Task zu-
greifen konnen. Die Tatsache, daf} alle Threads einer Task im gleichen Kontext ablau-
fen, erlaubt es, zwischen diesen Threads mit einem wesentlich geringeren Overhead
umzuschalten, als es mit normalen Unix-Prozessen moglich wére; daraus resultiert

eine effizientere Bearbeitung paralleler Programme.

Mach 2.x wurde in erster Linie fiir Multiprozessorsysteme mit einem physika-
lisch gemeinsamen Speicher konzipiert. Demzufolge ist die zentrale Datenstruktur
des Schedulers eine run queue, die alle rechenbereiten Threads, nach Prioritat in
Listen sortiert, beinhaltet. Der Scheduler arbeitet nur auf Thread-Ebene und hat
keine Kenntnis iiber die Zugehoérigkeit von Threads zu bestimmten Tasks. Wenn ein
Prozessor einen Thread beendet oder blockiert hat, sucht er sich aus dieser Liste den
rechenbereiten Thread mit der hochsten Prioritédt heraus. Spezielle ,Hint”-Zeiger,
die auf die hochstpriorisierte Warteschlange zeigen, in der sich rechenbereite Threads
befinden, erméglichen ein schnelleres Absuchen der Warteschlange. Zuséatzlich zu der
globalen run queue existiert pro Prozessor eine lokale run queue, in der sich Threads
befinden, die an einen bestimmten Prozessor gebunden werden miissen. Dies ist z.B.
der Fall, wenn Interrupts auf einem bestimmten Prozessor auftreten und nur bedient
werden kénnen, wenn die Interrupt-Service-Routine auch auf diesem Prozessor aus-

gefithrt wird. Die in lokalen Listen liegenden Threads haben im Scheduling Vorrang.

Das Scheduling-Konzept von Mach in der bisher vorgestellten Form beinhaltet
keine besonderen Mechanismen, um die Ausfithrung paralleler, aus mehreren Treads
bestehender Programme zu unterstiitzen. Da der Scheduler keinerlei Kenntnis tiber
die Zugehorigkeit von Threads zu Tasks besitzt, kann er von sich aus weder eine ab-
gestimmte Verteilung auf die zur Verfiigung stehenden Prozessoren vornehmen noch
eine koordinierte Ausfithrung paralleler Threads erreichen. Um den Scheduler in
solchen Situationen zu unterstiitzen, stellt Mach zwei Mechanismen zur Verfiigung:
Hints und Processor Allocation. Mittels Hints konnen Benutzer-Threads dem Sche-
duler Hinweise geben, dafl ihre Ausfithrung unterbrochen werden sollte, moglicher-
weise zu Gunsten eines anderen Threads. Diese Moglichkeit erlaubt es zum Beispiel,
bei kooperierenden Prozessen mit Erzeuger-Verbraucher-Verhalten das Scheduling
dem Datenflufl anzupassen und so Leerlaufzeiten zu vermeiden. Hints konnen un-
terschiedlich stark sein (bis zu absoluten discouragements, die dem Aufrufer den
Prozessor auf jeden Fall entziehen), es ist jedoch nicht moglich, daf ein Thread sich
selbst bevorzugt oder seine Zeitscheibe eigenmichtig verlangert; eine Monopolisie-

rung von Prozessoren durch einzelne Threads ist damit nicht moglich.

Der Mechanismus der Prozessor-Allokation erlaubt es Anwendungen, Gruppen
von Threads Gruppen von physikalischen Prozessoren zuzuordnen. Solange die Zahl
von Threads in einer Gruppe kleiner oder gleich der Zahl von Prozessoren in der

zugeordneten Gruppe ist, kann dann jeder Thread exklusiv auf einem Prozessor
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bearbeitet werden, die Anwendung lauft im echten Parallelbetrieb ab. Je nach Stra-
tegie der Prozessor-Zuordnung kann das System aber auch entscheiden, der Prozes-
sorgruppe weniger Prozessoren zuzuordnen; zwischen den Threads der Prozegrup-
pe findet dann ein Timesharing mit dem Ziel statt, allen Threads einen moglichst
gleichen Anteil an der vorhandenen Rechenleistung zuzuteilen. Die Entscheidungen
iitber die Allokation von Prozessoren fallen dabei nicht im Kernel selbst. sondern in
einem externen Server, an den Programme tiber definierte Ports Anfragen stellen
konnen. Auf diese Weise ist es moglich, ohne Neustart oder Neuiibersetzung des
Kernels wechselnde Allokationsstrategien zu implementieren. Der Nachteil ist der
hohere Overhead durch die Kommunikation zwischen drei statt zwei Komponenten;
da der Allokationsmechanismus jedoch bevorzugt zur langerdauernden Allokation
(fiir Zeiten im Sekunden- oder sogar Minutenbereich) konzipiert wurde, fallt dies in

der Praxis nicht weiter ins Gewicht.

In Mach 3.0 wurde das Konzept eines monolithischen Kernels zugunsten eines
Microkernels aufgegeben. FEin Microkernel stellt nur die minimal auf jedem Prozes-
sor notwendigen Systemdienste zur Verfiigung, die direkt auf der Hardware aufset-
zen und daher mit der hochsten Privilegstufe laufen miissen. Zu diesen Diensten
gehoren der Thread-Scheduler, Funktionen zur Interprozekommunikation sowie die
Speicherverwaltung, von der allerdings nur die Seitenverwaltung im Kernel reali-
siert ist - das Ein- und Auslagern von Seiten erfolgt {iber auerhalb des Kernels
liegende Server. Ein Microkernel hat fiir Parallelrechner mit verteiltem Speicher den
Vorteil, daf} die dort auf jedem Prozessor erforderliche Kopie des Kernels kleiner
ist und die restlichen, in einzelne Server gegliederten Prozesse beliebig auf die vor-
handenen Prozessoren verteilt werden kénnen. Die vom Microkernel zur Verfiigung
gestellte InterprozeSkommunikation stellt sicher, daf die zwischen den Threads lau-
fenden Nachrichten an die korrekten Zielprozessoren weitergeleitet werden. Weiter-
hin ermoglicht die Auslagerung jeglicher Unix-Funktionalitdt aus dem Kernel, auf
einem Mach 3.0-basierten System vollig neu strukturierte Betriebssysteme mit ande-
ren Systemschnittstellen aufzusetzen, ohne zusatzlichen Overhead fiir die Umsetzung

eines Betriebssystem-Interfaces in ein anderes einzufiihren.

3.3.2 Chorus

Chorus ist das Ergebnis eines Forschungsprojektes bei INRIA!, Betriebssysteme fiir
verteilte Systeme zu entwickeln. Die momentane Version 3 von Chorus ist das Ergeb-
nis mehrerer evolutionarer Stufen [RAABY1], die ausgehend von Experimenten mit
Elementen verteilter Betriebssysteme zu einem vollstdndigen, kommerziell einsetz-

baren System mit optionaler Unix-kompatibler Systemschnittstelle gefiihrt haben.
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Chorus bildet z.B. die Grundlage fiir das Betriebssystem des massiv-parallelen Rech-
nersystems 1'3E der Firma Cray Research. Bei der Konzeption von Chorus bestand
das Ziel von vornherein darin, dieses System auf einer sehr breiten Klasse von Rech-
nerarchitekturen einzusetzen, die sich sowohl in ihrer Speicherarchitektur als auch
in der Leistungsfahigkeit des Kopplungsnetzwerks unterscheiden. Das Konzept, das
bei Chorus daher von Anfang an verfolgt wurde, &hnelt daher dem von Mach 3, d.h.
die einzige Betriebssystemkomponente, die zwingend auf jedem Prozessor vorhan-
den sein muf, ist der Nucleus, d.h. der Systemkern, der fiir die Funktion von Chorus
auf jedem Prozessor resident vorhanden sein mufl und Systemdienste zur Verfiigung

stellt, auf denen alle anderen Komponenten von Chorus aufbauen:

e Der supervisor nimmt die von der Hardware ausgeldste Ereignisse (z.B. Inter-

rupts) entgegen und stoBt die zugeordneten Reaktionen an;

o der real-time executive steuert Prozessor-Scheduling und -Allokation; aufler-

dem stellt er Synchronisationsprimitive zur Verfiigung;
o der virtual memory manager iibernimmt die Speicherverwaltung;

o der inter-process communication manager stellt Mittel fiir die Kommunikation

(moglicherweise verteilter) Prozesse zur Verfiigung.

Obwohl einige dieser Funktionen (speziell die Teile der InterprozeBkommunikation)
auch auBlerhalb der Kernels realisierbar wéren, wurde aus Effizienzgriinden entschie-

den, sie in den Kernel zu verlagern.

Die Prozefistruktur ahnelt der von Mach: Ein Speicherkontext, Kommunikations-
kanéle und Ausfithrungskontext werden in einem Aktor zusammengefafit, der wieder-
um mehrere Threads beinhalten kann. Alle Threads eines Aktors haben gleichberech-
tigten Zugriff auf die Ressourcen des Aktors. Da ein Thread auf diese Weise an seinen
Aktor gebunden ist, ist es nicht moglich, Threads eines Aktors auf verteilten Pro-
zessoren auszufithren. Eine Ausnahme bilden symmetrische Multiprozessorsysteme,
bei denen alle Prozessoren gleichberechtigten Zugriff auf den Hauptspeicher besit-
zen. Das Scheduling ist funktionell nahezu identisch mit dem von Mach: Es arbeitet
nur auf der Ebene von Threads, und der Basis-Scheduler beriicksichtigt keine Zu-
gehorigkeiten von Threads zu Aktoren. Er ist in der Lage, Threads zu unterbrechen
und erlaubt die Zuordnung von Prioritdten; weiterhin unterstiitzt er wie Mach die
Senkung von Prioritdten auf der Basis verbrauchter Rechenzeit. Zusammen mit der
ebenfalls vorhandenen Moglichkeit der Prozessorallokation kann der Scheduler von
Chorus einen weiten Anwendungsbereich abdecken, der von Timesharing-Systemen
bis zu massiv-parallelen Rechnern mit dedizierter Ausfithrung auf jedem Prozessor

reicht.
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Ein Beispiel eines auf Chorus basierenden Betriebssystemes ist Chorus/MiX, das
Anwendungen eine Unix-kompatible Systemschnittstelle zur Verfiigung stellt. Durch
die Abbildung eines Unix-Prozesses auf einen Aktor mit defaultmé&fBig nur einem
Thread konnen die unter Unix tiblichen Schutzmechanismen und Kommunikations-
kandle mit wenig Aufwand auf vom Chorus-Nucleus zur Verfiigung gestellte Dien-
ste abgebildet werden. Weitere Unix-Dienste, die nicht im Kernel enthalten sind,
werden iiber auflerhalb des Kernels liegende Server realisiert. Zu diesen Diensten
gehoren z.B. Prozefmanagement, Dateisystem oder I/O-Steuerung. Im Gegensatz
zu ,klassischen” Unix-Systemen mit einem monolithischen Kernel sind alle Server
multithreaded, d.h. es kénnen mehrere Anfragen verschiedener Prozesse an einen Ser-
ver gleichzeitig aktiv sein, und es kénnen keine Prozeblockaden auftreten, weil ein
Systemdienst momentan von einem anderen Prozefl genutzt wird. Auf diese Weise
profitieren auch Programme, die nicht speziell auf Chorus/MiX angepafit wurden,
von seinen Vorteilen. In Programmen, die neu- oder umgeschrieben werden, kénnen
dann auch die durch den Nucleus zur Verfiigung gestellten erweiterten Moglichkei-
ten genutzt werden. Beispiele dafiir sind das Multithreading oder die transparente

Verteilung von Prozessen auf verschiedene Prozessoren.

3.3.3 Cray UNICOS

UNICOS ist ein von der Firma Cray Research entwickeltes Betriebssystem, welches
urspriinglich fiir die Vektorrechner des gleichen Herstellers implementiert wurde,
spater aber auch unter Zuhilfenahme eines Chorus-Microkernels auf den massiv-
parallelen Rechner T3E portiert wurde. Bei den zuerst genannten Rechnern handelt
es sich um schwach bis moderat parallele Rechnersysteme (bis zu 32 Prozessoren)
mit einem physikalisch gemeinsamem Speicher. Eine fiir den Scheduler wichtige Vor-
gabe ist, dal die Hardware dieser Maschinen aus Performance-Griinden keine Spei-
cherverwaltungseinheit besitzt, die ein Demand Paging, d.h. das Ein-und Auslagern
momentan nicht in Gebrauch befindlicher Speicherbereiche eines Programmes er-
lauben wiirde. Die Moglichkeiten des Systems beschrdnken sich auf das Swapping,
d.h. ein Job kann nur komplett aus- oder eingelagert werden. Da dies eine un-
gleich zeitaufwendigere Operation ist, mufl der Scheduler bei seinen Entscheidungen
den Speicherbedarf von Jobs stérker beriicksichtigen, als dies bei Systemen mit De-
mand Paging notig ist. Im Extremfall kann ein einzelner sequentieller Job, der zur
Ausfithrung gelangt, soviel Speicher belegen, dafl keine anderen Jobs mehr geladen

werden konnen und eventuell Prozessoren leerstehen miissen.

52



Das Scheduling-System besteht aus den folgenden Komponenten ([Cr2099]):

e Der Unified Resource Manager (URM);
o der Memory Scheduler;

o der Fair-Share-Scheduler.

Dem URM obliegt die Entscheidung, welche Jobs aus einer Warteschlange her-
ausgenommen werden und zur Ausfithrung gelangen. Die Entscheidung, welcher Job
wann gestartet wird, versucht URM so zu treffen, dafl die Ressourcenbelastung durch
die gerade laufenden Jobs méglichst nahe an den vom Systemadministrator vorge-
gebenen Zielen liegt. Zu diesen Zielen gehort die Gesamtzahl laufender Jobs, der
Gesamtspeicherverbrauch aller laufenden Jobs sowie bei eingeschaltetem Fair-Share-
Scheduler eine Rechenzeitverteilung auf die Jobs einzelner Benutzer. URM startet
keinen Job, der zu einer Uberschreitung der Grenzen fiir Jobzahl oder Ressourcenver-
brauch fithren wiirde. Bei der Ermittlung des Ressourcenverbrauchs laufender Jobs
beriicksichtigt URM nicht nur den aktuellen Wert, sondern auch den beim Start des
Jobs vorgegeben Maximalwert. Da Jobs iiblicherweise ihre Ressourcen nicht direkt
am Anfang, sondern erst begleitend wéhrend des Programmlaufes belegen, benutzt
URM eine Glattungsfunktion, die aus Maximalwert und aktuellem Verbrauch einen
Erwartungswert fiir die nahe Zukunft berechnet. Der Glattungsfaktor ist fiir jede
Ressource individuell einstellbar, so dafl der Erwartungswert sich, vom Maximalver-
brauch ausgehend, mehr oder weniger schnell an die aktuellen Verhéltnisse anpaft.
Auf diese Weise kann verhindert werden, dafl Grenzen fiir die Nutzung von Res-
sourcen iiberschritten werden, weil bereits laufende Jobs ihren Ressourcenbedarf
sprunghaft erhohen, andererseits konnen sich die Schiatzwerte trotzdem den realen
Verhiltnissen anpassen, wenn ein Job seine Grenzwerte nicht ausnutzt. Der Zyklus,
in dem URM diese Werte neu ermittelt, 1a3t sich ebenso frei einstellen wie der Zyklus,
in dem URM die Rangfolge der wartenden Jobs ermittelt und Jobs zum Start frei-
gibt. Dabei kann es sich naturgemaf nur um Jobs handeln, deren Start nicht zu einer
Uberschreitung der oben angesprochenen Auslastungsgrenzen fithrt. Die Rangfolge
der verbleibenden Jobs berechnet sich aus einer gewichteten Summe verschiedener
Eigenschaften der Jobs. Zu diesen Eigenschaften gehéren sowohl der Ressourcen-
bedarf der Jobs (Speicher, CPU-Zeit, Bandkapazitdt), die bisherige Wartezeit des
Jobs, seine Prioritdt als auch die Menge an Ressourcen, die durch laufende Jobs des
gleichen Benutzers bereits belegt werden. Durch Variation der Gewichtungsfaktoren
1aBt sich die Bedeutung einzelner Komponenten in weiten Grenzen einstellen. Um
zu verhindern, dafl Jobs, die entsprechend dieser Bewertung eine niedrige Einstu-
fung erhalten, bei starker Maschinenauslastung nicht zum Zuge kommen, erlaubt
es URM, die klassifizierten Jobs in 4 Klassen einzuteilen. Wahrend im Normalfall
nur die Jobs mit der hochsten Wertung gestartet werden, wahlt URM bei einer
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Klasseneinteilung mit einem geringen Prozentsatz auch Jobs aus den Klassen mit

niedrigerer Wertung aus.

URM bearbeitet sowohl interaktive als auch Batch-Jobs; wahrend letztere im
Rhythmus der Neubewertung immer wieder neu auf Startbarkeit untersucht und neu
bewertet werden, wird bei interaktiven Jobs sofort und einmalig iiber eine Annahme

oder Ablehnung entschieden.

Dem Fuair-Share-Scheduler obliegt es, allen Benutzern einen den Vorgaben
des Systemadministrators entsprechenden Anteil an der Gesamtrechenleistung zur
Verfiigung zu stellen. In einem System ohne Fair-Share-Scheduler wird das Schedu-
ling der laufenden Prozesse unabhingig davon vorgenommen, zu welchem Benutzer
sie gehoren. Dies fithrt im allgemeinen dazu, dafl ein Benutzer mit einer gréfieren
Zahl laufender Prozesse auch einen grofleren Gesamtanteil an den Systemressour-
cen erhilt. Der Fair-Share-Scheduler versucht, diesem Effekt entgegenzuwirken, in-
dem er den Ressourcenbedarf der laufenden Prozesse beobachtet und fiir jeden Job
einen ,Nutzungsfaktor” berechnet, der sich aus einer gewichteten Summe von CPU-
Zeitverbrauch, Speicherbedarf sowie der Anzahl der durchgefiihrten Systemaufrufe
und [/O-Operationen berechnet. Die Gewichtungsfaktoren dieser einzelnen Antei-
le sind &hnlich wie bei URM frei einstellbar, so daf} sich je nach Einsatzprofil und
Konfiguration eines Systems die Entscheidungen des Fair-Share-Schedulers anpassen
lassen. Dazu gehort auch das ,,Geddchtnis”, d.h. ein Wert, der angibt, wie schnell der
Scheduler Ressourcenverbrauche in der Vergangenheit vergessen soll. Die Wirkung
ist ahnlich wie eine dynamische Variation der Prioritdten einzelner Prozesse, d.h.
Anwender, die ihren vorgegebenen Anteil tiberschreiten, erhalten fiir ihre Prozesse
eine niedrigere Prioritdt und damit vom eigentlichen Scheduler seltener Prozessor-
zeit, wihrend umgekehrt Prozesse, die einen zu niedrigen Anteil erhalten, héhere
Prioritdten bekommen. Im Extremfall kann der Fair-Share-Scheduler einen Prozef3

ganz anhalten, wenn sein Ressourcenbedarf eine einstellbare Obergrenze erreicht.

URM kooperiert mit einem eventuell laufenden Fair-Share-Scheduler, indem die
vom Fair-Share-Scheduler ermittelten Ressourcenverbréauche in die Entscheidung mit

einbezogen werden, ob weitere Jobs eines Benutzers gestartet werden sollten.

Der Memory-Scheduler entscheidet, welche Jobs momentan im Hauptspeicher
gehalten und welche Jobs auf den Sekundérspeicher ausgelagert werden. Fiir die-
se Entscheidung berechnet der Memory-Scheduler, analog zu den beiden eben be-
schriebenen Komponenten, fiir jeden Prozel unabhéngig davon, ob er momentan
im Hauptspeicher oder auf ein externes Speichermedium ausgelagert ist, eine Prio-
ritdt, die sich als Summe einer Reihe von Parametern darstellt, deren Gewichtung

einstellbar ist. Zu diesen Parametern gehoren:
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der Status eines Prozesses (ein- oder ausgelagert);
o der Speicherbedarf des Prozesses;

o die Prioritdt eines Prozesses und damit die Wahrscheinlichkeit, dal er CPU-
Zeit erhilt;

die Zeitspanne, fiir die ein Prozef} ein- oder ausgelagert ist;

e die Jobklasse (Batch oder interaktiv).

Sortiert man alle Prozesse nach ihren Prioritaten, so 1a8t sich mit den Wissen um den
verfiigharen Speicher einfach ermitteln, welche Prozesse momentan ,,wichtig genug”
sind, im Hauptspeicher zu sein. Diese Entscheidung kann aber durch eine Reihe

weiterer Parameter eingegrenzt werden:

Zum einen definiert der Memory-Scheduler den Begriff eines hog-Prozesses, d.h.
eines Prozesses, der durch das Uberschreiten eines bestimmten Speicher- oder CPU-
Bedarfs eine besondere Belastung fiir das System darstellt. Man kann die Menge an
Hauptspeicher begrenzen, die fiir solche Prozesse insgesamt zur Verfiigung stehen
soll, und Prozesse, deren Grofle diese Menge {iberschreitet, werden iiberhaupt nicht
mehr eingelagert. Umgekehrt kann man mittels des big_proc-Parameters festlegen,
ab welcher Grenze ein Prozef nicht mehr ausgelagert wird, da sein Auslagern eine zu
grofle Verzogerung darstellen wiirde. Dieser Grenzwert liegt {iblicherweise oberhalb
der halben Hauptspeichergrofle.

Um ein wiederholtes Ein- und Auslagern einzelner Jobs (sog. trashing) zu vermei-
den, kann vorgegeben werden, fiir welche Zeitspanne ein Prozefl mindestens ein- oder
ausgelagert bleiben muf, bevor er seinen Zustand verdndern darf. Umgekehrt ist es
auch moglich, die Zeit, fiir die ein Prozefl ausgelagert ist, zu begrenzen: Bei den ge-
gebenen Einstellmoglichkeiten des Memory-Schedulers fithrt das Optimierungsziel,
einen ausgelagerten Job im Sinne der Vermeidung von trashing auch bevorzugt aus-
gelagert zu belassen, dazu, dafl ein Job mit steigender Zeit im ausgelagerten Zustand
immer unwahrscheinlicher wieder eingelagert wird. Dieser Parameter kann helfen, zu

verhindern, dafl Prozesse im ausgelagerten Zustand ,gefangen” bleiben.

Wie am Anfang erwdhnt, ist auf Cray-Systemen unter UNICOS kein Demand
Paging méglich, und der Speicher tendiert, durch wiederholte Aus-und Einlagerungs-
aktionen dazu, zu fragmentieren, d.h. freier Speicher ist nur noch in kleinen Stiicken
verfiighar, von denen keines mehr ausreicht, einen ausgelagerten Job aufzunehmen.
Aus diesem Grund werden in regelméafBigen Abstanden repacks durchgefithrt, bei
denen alle Prozefisegmente zusammengeschoben werden und ein einziger, zusam-
menhéngender, freier Bereich entsteht. Die Frequenz, mit der solche Operationen

ablaufen, ist von der Haufigkeit der Kin-und Auslagerungsoperationen sowie der
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Hauptspeichergrofie abhangig; zu niedrige Werte verhindern das Einlagern von Pro-
zessen und verschlechtern damit die Prozessorauslastung, wihrend zu hohe Werte

den Systemoverhead in die Hohe treiben.

Wie man aus dieser Beschreibung erkennen kann, 18t sich das Scheduling in
weiten Teilen an die jeweilige Betriebsart eines Rechnersystems anpassen und ist
wesentlich genauer auf die Architektur der Zielmaschine angepafit als die in den
vorigen Abschnitten beschriebenen ,, Universalbetriebssysteme”, die auf keine spezi-
elle Architektur abzielen. Es ist aber auch anzumerken, daff sich immer noch rela-
tiv wenige Automatismen finden, die einzelne Scheduler-Parameter an die jeweilige
Lastsituation automatisch anpassen kénnten; bei Anderungen des Betriebs sind also

manuelle Eingriffe durch den Systembetreuer haufig zwingend.

3.4 Wertung der vorgestellten Verfahren

In diesem Kapitel wurde ein breites Spektrum an Scheduling-Verfahren und Be-
triebssystemen fiir parallele Rechnersysteme vorgestellt. Auch wenn diese in vie-
len Féllen von der Speicherarchitektur eines Rechnersystems unabhangig und damit
auch auf SVM-basierte Systeme anwendbar sind, so ist doch festzustellen, dafl entwe-
der die mit SVM zwangslaufig entstehenden Randbedingungen nicht berticksichtigt
werden oder SVM nur als zusdtzliche Betriebssystemkomponente eingefithrt wurde.
Sobald SVM aber priméares Programmiermodell eines parallelen Rechnersystemes
wird, ist eine Kooperation des SVM-Managements mit den restlichen Systemkompo-
nenten fiir eine effiziente Programmabarbeitung dhnlich wichtig wie die in [Nag93]
behandelte Kooperation der Scheduling-Komponenten untereinander. Eine solche
Kooperation 1at sich aber, wo es notig ist, punktuell in ein bestehendes paral-
leles Betriebssystem einfiigen. Aus diesem Grund wird im folgenden Kapitel kein
vollstandig neues Scheduling-System entwickelt, sondern es werden einzelne Kom-
ponenten vorgestellt, die einer verbesserten Wechselwirkung von SVM-Verwaltung

und Scheduling-System dienen.
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Kapitel 4

Untersuchte
Scheduling-Algorithmen

Untersuchungen des Einflusses verschiedener Thread-Scheduling-Algorithmen auf
das Laufzeitverhalten SVM-basierter paralleler Programme wurden bereits in [Li94]
ausfithrlich vorgenommen; Ziel von [Li94] war es, Algorithmen zu entwickeln, die eine
moglichst hohe Performance eines einzelnen Programmes im dedizierten Betrieb er-
reichen. Dort war als Randbedingung vorgegeben, daf} jeweils nur ein Programm auf
dem Parallelrechner aktiv war. In dieser Arbeit steht jedoch eine andere Problemstel-
lung fiir das Task- und Job-Scheduling im Mittelpunkt. Ein generelles Ergebnis der
im vorigen Kapitel angesprochenen Arbeiten ist, dafl sich durch Scheduling auf die-
ser Ebene keine Verbesserung der Performance eines parallelen Programmes erzielen
laBt: Ein SVM-basiertes Programm, das standig Seitenfehler erzeugt, 1a8t sich weder
durch Umordnung der Prozesse noch durch Bevorzugung im Scheduling in ein effizi-
entes, d.h. aus der Sicht des Benutzers mit der vollen Geschwindigkeit aller belegten
Prozessoren ablaufendes umwandeln. Umgekehrt ist es aber sehr wohl méglich, ein
im dedizierten Betrieb effizient laufendes Programm durch schlechtes Job- und Task-
Scheduling im Mehrprogrammbetrieb sehr ineffizient zu machen (z.B. durch fehlen-
des Gang-Scheduling). Der Schwerpunkt beim Task-und Job-Scheduling liegt daher
nicht in erster Linie auf der Frzielung von moglichst guter Performance, sondern auf
deren Frhaltung. Finem einzelnen, parallelen Programm sollte eine Ablaufumgebung
zur Verfliigung gestellt werden, die der eines dedizierten Betriebs méglichst &hnlich
ist. Ist dies aufgrund von Ressourcenbeschréankungen nicht méglich, so sollte die Ver-
teilung der vorhandenen Kapazitdten maoglichst fair erfolgen, d.h. jedes Programm
sollte einen Anteil an der Gesamtrechenleistung erhalten, der seinen Prioritdten ent-
spricht. Aus dem Multiprogramming-Betrieb ergibt sich weiterhin die Forderung, die
Programme moglichst weitgehend gegeneinander abzuschirmen. Darunter ist nicht
nur der von Betriebssystemen fiir sequentielle Rechner her bekannte Speicherschutz
zu verstehen, sondern auch eine Behandlung von Programmen, die Systemressourcen

in einer Weise beanspruchen, daf eine effiziente Abarbeitung anderer Programme
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ebenfalls nicht mehr méglich ist. Im Fall von SVM handelt es sich dabei z.B. um
Programme, die durch sténdige Seitenfehler einen erheblichen Datenverkehr auf dem
Verbindungsnetz verursachen und damit auch die Kommunikation anderer Program-

me signifikant behindern.

In diesem Kapitel sollen die im Rahmen dieser Arbeit entwickelten Verfahren zur
Losung dieser Problemstellungen vorgestellt werden, die in den folgenden Kapiteln

mit Hilfe eines Simulationssystems auf ihre Tauglichkeit tiberpriift werden.

4.1 Ausnutzung der Wartezeiten bei Seitenfeh-

lern

Wie in [BHMW94] ermittelt wurde, ist eine gleichzeitige Kontextumschaltung auf
allen Prozessoren immer dann, wenn ein einzelner Prozef einen Seitenfehler auslost,
nicht effizient, der Overhead fiir das Gang-Scheduling den erwarteten Durchsatz-
gewinn tbersteigt. Es wurde allerdings die Frage offengelassen, inwieweit sich lo-
kale Kontextumschaltungen rentieren kénnten. Bei einer lokalen Kontextumschal-
tung nimmt ein Prozessor selbststdndig und ohne Koordination mit anderen Task-
Schedulern eine Kontextumschaltung zu einem rechenbereiten Prozefl vor. Eine sol-
che Strategie verspricht z.B. dann Gewinn, wenn auf den Prozessoren zusétzliche,
sequentielle Prozesse vorhanden sind, die keine Koordination erfordern. Auf diese
Weise konnten die in parallelen Programmen immer vorhandenen Leerlaufzeiten im
Sinne einer Durchsatzsteigerung ausgenutzt werden. Eine Bedingung fiir einen sol-
chen Betrieb ist allerdings, dafl der durch das Multitasking entstehende Overhead
nicht so grofl wird, dafl Vordergrundanwendungen langsamer werden oder im Ex-
tremfall die effektiv aus dem Rechnersystem gezogene Rechenzeit sogar niedriger
wird. Da im SVM-Programmiermodell Programmunterbrechungen bevorzugt durch
Seitenfehler entstehen, deren Aufldsung eine langere Zeit benotigt, darf aber erwar-
tet werden, daf die fiir Hintergrundprogramme abfallende Rechenzeit in hinreichend
grofen ,,Portionen” zur Verfiigung steht, so dafl das Auffiillen dieser Zeiten mit

Hintergrund-Jobs sinnvoll ist.

4.2 Behandlung von Programmen mit extrem

vielen Seitenfehlern

Wihrend die Ausnutzung von Leerlaufzeiten blockierter Prozesse zur Durchsatz-
steigerung eines parallelen Systems beitragen kann, gehort die Behandlung von Pro-

grammen mit einer hohen Seitenfehlerrate zu den MafBinahmen, die die Stabilitat
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und Verfiigharkeit verbessern. Die Implementierung einer solchen Behandlung teilt
sich in zwei Problemkreise auf: Die Frkennung einer solchen Situation und deren

Behebunyg.

4.2.1 Erkennungsverfahren

Fiir die Erkennung bieten sich prinzipiell zwei Ansédtze an, ndmlich eine zentrale oder
eine dezentrale Erkennung. Bei einer zentralen Erkennung wird der vollstandige Sy-
stemzustand periodisch von einer systemglobalen Einheit abgefragt, die aufgrund
dieser Daten dann entscheiden kann, ob und wo exzessive Seitenfehlerraten auftre-
ten. Der Vorteil einer solchen Losung ist der globale Uberblick im Moment der Ent-
scheidung; nachteilig ist der Zeitaufwand, alle benotigten Daten zu einer zentralen
Einheit zu {ibermitteln. Dieser potentielle Flaschenhals existiert nicht bei einer de-
zentralen Erkennung, bei der ein Prozessor selbststdndig entscheiden wiirde, dafl die
Seitenfehlerrate zu hoch ist, und Gegenmafnahmen einleitet. Da Situationen extrem
hoher Seitenfehlerrate wie bei false sharing jedoch immer zwischen mehreren, auf
verschiedene Prozessoren verteilten Threads auftreten, ist die Gefahr sehr hoch, dafl
mehrere Prozessoren gleichzeitig Mafinahmen einleiten, die sich gegenseitig behin-
dern oder sogar autheben konnen. Als Kompromifilésung wiirde sich eine Mischform
anbieten, bei der die Erkennung lokal erfolgt, die Einleitung von Mafinahmen jedoch

zentral koordiniert wird.

4.2.2 Verfahren zur Unterdriickung

Als MaBinahmen zur Unterdriickung der aufgrund von false oder true sharing ent-
stehenden Seitenfehler bieten sich verschiedene Verfahren an. Diese unterscheiden
sich in ihrem Overhead, dem Aufwand, sie riickgéngig zu machen sowie der fiir das

Gesamtsystem entstehenden Zusatzarbeit.

4.2.2.1 Migration von Threads

Eine denkbare Variante, Kommunikation zwischen Prozessoren zu reduzieren, ist
die Migration von Threads auf andere Prozessoren. Migriert man z.B. alle auf eine
Speicherseite zugreifenden Threads auf einen Prozessor, so sind iiberhaupt keine
Seitentransfers mehr nétig, da alle nunmehr in Multitasking auf einem Prozessor
laufenden Threads direkten Zugang zu dieser Seite besitzen. Die Threads erhalten
nun zwar nur noch einen Anteil der Rechenleistung eines Prozessors, was aber durch
die nunmehr wegfallenden Blockaden durch Seitenfehler die Ausfithrungszeit effek-
tiv reduziert. Dafl Mafl der Kompensation ist abhédngig vom Overhead-Verhaltnis
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von Seitenfehler-Behandlung zum Multitasking und der Zahl der Threads, die auf
einem Prozessor ausgefithrt werden; bei einer sehr hohen Seitenfehlerrate ist eine
erhebliche Beschleunigung méglich. Nachteilig an dieser Variante ist aber, dafl nach
Beendigung der false sharing-Situation wieder eine Riickmigration erfolgen muf}, um
echte Parallelitdt zu erhalten; es kann daher giinstiger sein, nicht alle Threads auf
einen Prozessor zu legen, sondern ihre Verteilung so umzustrukturieren, dafl die ho-
he Kommunikationsrate keine Verbindungen belastet, die auch andere, von dieser
Verklemmung nicht betroffene Threads benutzen. Auf diese Weise wird auch die
Behinderung anderer Programme behoben, die problembehafteten Threads selbst
werden aber nicht beschleunigt. Als Vorteil ist dagegen anzumerken, dafl nach Ende
der Verklemmungssituation sofort wieder echter Parallelismus eintritt und eine De-
fragmentierung der Thread-Verteilung generell sinnvoll ist, da nach Beendigung des

Programmes eine besser zusammenhingende Partition entsteht.

Diesen Moglichkeiten steht jedoch der in Parallelrechnern mit verteiltem Speicher
iiblicherweise enorm hohe Aufwand fiir die Migration von Threads entgegen. False
sharing tritt iiblicherweise nur stellenweise in einem Programm auf, und es ist nicht
unwahrscheinlich, dal durch die Verzégerung wéhrend der Migration (ein Thread,
der gerade migriert wird, kann nicht auf Nachrichten anderer Threads reagieren und
blockiert daher auch seine Partner in gewissem Sinne) mehr Zeit verloren wird, als
im folgenden gewonnen werden konnte. Auch die Netzbelastung durch die Migration
selbst ist nicht zu unterschétzen, da hierbei der komplette Code und private Daten
eines Threads transferiert werden. Es macht daher Sinn, nach Verfahren zu suchen,

die ohne Transfer grofler Datenmengen auskommen.

4.2.2.2 Verriegeln von Seiten

Ein Verfahren, das auch bisweilen direkt von parallelen Hochsprachen unterstiitzt
wird, ist das Verriegeln (locking) von Seiten. Bei diesem Verfahren wird eine Seite,
nachdem sie zum anfragenden Prozessor transferiert wurde, von weiteren Transfers
ausgeschlossen, bis dieser Zustand durch eine entsprechende Entriegelungsanweisung
aufgehoben wird. Verriegelungen kénnen neben den auch von Systemen mit physi-
kalisch gemeinsamem Speicher bekannten atomaren Update-Operationen auch zur
Reduktion von false oder true sharing eingesetzt werden. Wenn mehrere Threads
eine Reihe von Zugriffen auf eine Speicherseite durchfithren miissen, reduziert die
Einrahmung dieser Zugriffe mit entsprechenden Lock-Primitiven die Anzahl von
Seitentransfers auf ein ertragliches Maf}, mit dem Nachteil, dafl andere Threads
moglicherweise lange auf den Erhalt der Seite warten miissen. Die Abhéangigkeit der
Entriegelung vom Erreichen eines bestimmten Punktes im Programmablauf birgt
aber auch noch weitere Gefahren, falls mehrere Seiten ver- und entriegelt werden:

es kann zu Deadlocks kommen, wenn gegenseitige Abhangigkeiten zwischen dem
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Erhalt einer Seite und dem Entriegeln einer anderen bestehen. Da es nicht akzepta-
bel wére, ein funktionsfihiges Programm durch Scheduling-Mafinahmen in ein nicht
funktionsfdhiges zu iiberfithren, muf sich die betriebssystemgesteuerte Ver- und Ent-
riegelung von Seiten an anderen Marken als dem Ende von Instruktionssequenzen
orientieren (das Setzen solcher Marken wére ohne Zusatzinformationen iiber die Pro-
grammstruktur ohnehin fiir das Betriebssystem schwer zu lésen). Eine Moglichkeit
wire, die Verriegelung einer Seite durch das Ablaufen eines Timers auszulésen. Die
Festlegung der Verriegelungszeit ist aber ein nicht exakt l6sbares Problem, da das
Betriebssystem keine Kenntnis dariiber hat, iber was fiir eine Zeit die Threads noch
in Zukunft Zugriffe auf die Seiten ausfiithren: Ist die Zeit zu kurz, treten nach der
Freigabe erneut Sharing-FEffekte auf, ist sie jedoch zu lang, werden andere Threads

unnoétig aufgehalten.

4.2.2.3 Anhalten von Threads

Eine dem Verriegeln von Seiten in diesem Zusammenhang dhnliche Methode ist,
einen Thread im Fall von SharingFEffekten fiir einen gewissen Zeitraum anzuhalten.
Der Effekt ist identisch zum Verriegeln von Seiten (ein Thread fithrt keine Zugriffe
auf eine bestimmte Seite mehr durch, wodurch andere Threads nicht mehr behindert
werden), jedoch wird ein Thread hier nicht gegeniiber anderen bevorteilt, sondern ge-
gen die Konkurrenten um die Seite zuriickgesetzt. Wichtig ist, dafl beim Erkennen
einer Konkurrenzsituation das Anhalten soweit koordiniert erfolgt, dafl genau ein
Thread weiterrechnet; sind es mehrere, so treten weiterhin Sharing-Effekte zwischen
ihnen auf; werden alle blockiert, so geht Zeit verloren, in der kein Programmfort-
schritt stattfindet und nach Ablauf der Sperren setzen sich die Sharing-Probleme
fort.

4.2.3 Untersuchte Strategien

Im Rahmen dieser Arbeit wurden zwei Strategien untersucht, die auf dem zeitweisen
Anhalten von Threads basieren: ein Verfahren mit zentraler Steuerung sowie eines

mit dezentraler Steuerung:

4.2.3.1 Thread-Unterbrechung mit zentraler Steuerung

Bei der Variante mit zentraler Steuerung versenden Prozessoren eine Nachricht an
den globalen Scheduler, wenn sie erkennen, dafl ein Thread in eine Sharing-Situation
geraten ist. Diese 1aft sich dadurch identifizieren, dafl ein Thread innerhalb einer be-
stimmten Zeitspanne eine Seite immer wieder anfordern muf, d.h. die lokale Thread-

Verwaltung muf} die aufgetretenen Seitenfehler protokollieren. Eine in einer solchen
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Situation verschickte Nachricht beinhaltet Programm- und Thread-Identifikation so-
wie die Nummer der betroffenen Seite. Erhdlt der globale Scheduler diese Nachricht,
so durchsucht er eine Liste, ob bereits Nachrichten anderer Threads fiir die gleiche
Seite vorliegen. Sind keine derartigen Eintrédge vorhanden, so wird der betroffene
Thread nicht angehalten, ansonsten wird an den anfragenden Prozessor eine Nach-
richt zuriickgeschickt, um den Thread fiir eine vom globalen Scheduler festgelegte
Zeit anzuhalten. Da false bzw. true sharing dadurch gekennzeichnet sind, dafl mehre-
re Threads gleichzeitig auf eine Seite schreibend zugreifen wollen, ist es bei gleichen
.,Schwellwerten” fiir die Nachrichten an den globalen Scheduler wahrscheinlich, daf3
diese Nachrichten zur ungeféhr gleichen Zeit auftreten (streng gilt dies nur fiir eine
Konkurrenzsituation mit zwei Threads, bei mehreren Threads ist es moglich, daf}
weitere Threads spéter hinzukommen) und die Anhaltezeit weitgehend vom ersten
Thread genutzt werden kann. Weiterhin ,,vergiit” der globale Scheduler einen Ein-
trag in der Liste nach einer Zeit, die der Anhaltezeit entspricht. Auf diese Weise
haben nach Ende der Anhaltephase andere Threads eine Chance, ihre Meldungen
als erste zum globalen Scheduler durchzubringen und damit effektiv die Seite zu

erhalten.

Kritisch ist bei diesem Verfahren die Wahl der Zeitspanne, fiir die die Threads
angehalten werden: bei zu kurzer Wahl treten die Seitenfehler erneut auf und der
Zyklus wiederholt sich unnétig haufig, bei zu langer Wahl wird der Programmab-
lauf unnotig verldngert und durch den tibergrofien Versatz im Programmfortschritt
einzelner Threads kommt es an Synchronisationsstellen zu unnétigen Verzégerun-
gen. Da eine Zeitspanne ideal wire, die der Zeit entspricht, die der erste Thread
benotigt, um alle Zugriffe auf die fragliche Seite durchzufiithren, diese aber von den
neben den Zugriffen noch auszufithrenden Operationen abhdngig ist, ist es dem
globalen Scheduler nicht méglich, diese Idealzeit von vornherein zu benutzen; man
miifite bei einer festen Wahl der Verzogerungszeit einen Kompromifwert finden, der
einer moglichst grofen Zahl , typischer” Félle gerecht wird. Da parallele Programme
aber iiblicherweise in Schleifen mit sich wiederholenden Operatioen ablaufen, ist es
wahrscheinlich, dafl sich Sharing-Situationen wiederholen und das System aus vor-
herigen Durchlaufen ,Jernen” kann, ob eine gewdhlte Verzégerung ausreichend war

oder nicht.

Es wurde daher auch eine Variante dieses Algorithmus untersucht, die die An-
haltezeit in Abhé&ngigkeit von der Vorgeschichte festlegen und sozusagen iiber die
Laufzeit eines Programmes seine Charakteristiken ,,Jernen” kann. Diese Variante soll

im folgenden vorgestellt werden.

Bei festen Anhaltezeiten verwirft der globale Scheduler die Informationen tiber
eine Sharing-Situation, nachdem die Anhaltezeit abgelaufen ist. Behélt man jedoch
diese Daten, so kann man beim Wiederauftritt von Sharing auf die gleiche Seite

beurteilen, ob die vorherige Mafinahme erfolgreich war oder die Zeit variiert werden
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muf}. Als Anhaltspunkt kann der zeitliche Abstand der beiden Ereignisse genommen
werden: tritt die neue Sharing-Situation unmittelbar nach der vorigen auf, so war
die Anhaltezeit offenbar zu kurz bemessen und muf} im né&chsten Anlauf verldngert
werden; war der Abstand hingegen deutlich grofler als der Zeitraum, {iber den Sei-
tenfehler nachgehalten werden, so handelt es sich vermutlich um eine neue Sharing
Situation (z.B. bei Programmen, bei denen sich Teile wiederholen, um den nichsten
Durchlauf) und die Zeit kann beibehalten oder eventuell sogar reduziert werden. Fiir
diese Strategie muf} der globale Scheduler pro Seite einen Zeitstempel sowie die letzt-
malig verwendete Anhaltezeit dauerhaft speichern; ist die GréBle der vom Programm
verwendeten Datenstrukturen bekannt, so wére es zusdtzlich moglich, fiir eine Seite
gewonnene Erfahrungen auf eine andere in dem gleichen Datenfeld zu iibertragen
und so den Lernvorgang abzukiirzen. Auf jeden Fall erforderlich wére es fiir eine
praktische Implementation, bei der Festlegung von Anhaltezeiten mitzuspeichern,
fiir welche Teile des Programmes die ermittelten Anhaltezeiten Giltigkeit haben, da
sich die Zugriffsfrequenz auf eine bestimmte Datenstruktur in den einzelnen paral-
lelen Strukturen stark unterscheiden kann. Eine dafiir erforderliche Aufteilung der
Anwendung kénnte entweder vom Compiler oder automatisch zur Laufzeit ermittelt
werden: Da parallele Konstrukte wie z.B. Schleifen meist durch Synchronisations-
primitive abgeschlossen werden, kann ein Betriebssystem anhand der Adressen im

Programmcode, von der solche Aufrufe erfolgen, ein Programm selbstéandig aufteilen.

Da eine Sharing-Situation aber auch zwischen mehr als zwei Threads auftre-
ten kann, muf} bei einer Erhohung der Anhaltezeit beriicksichtigt werden, wie viele
Prozessoren beim vorigen Auftreten beteiligt waren: waren z.B. beim initialen Auf-
treten drei Threads beteiligt, so scheidet durch das Anhalten von zwei Threads nur
ein Thread aus der Konkurrenzsituation aus und es ist vollig normal, dafl die beiden
anderen Threads nach Ablauf der Anhaltezeit erneut eine Sharing-Situation melden.
Dies stellt also kein Indiz fiir eine zu kurze Anhaltezeit dar. Erst dann, wenn auch
der beim ersten Mal nicht angehaltene Thread sich in diesem Zyklus wieder meldet,
ist es sinnvoll, die Anhaltezeit zu verldngern, da die Anhaltezeit dann offensichtlich

fiir thn zu kurz war, um alle Zugriffe durchfithren zu kénnen.

Fiir die Formel, nach der Anhaltezeiten verlangert werden sollen, bieten sich ver-
schiedene Moglichkeiten an. Im Rahmen dieser Arbeit wurde eine lineare Erhohung
untersucht, d.h. ausgehend von einem festen Minimalwert wird die Anhaltezeit in
festen Inkrementen verlangert. Denkbar wére aber z.B. auch eine exponentielle Stei-
gerung, d.h. ausgehend von einem vergleichsweise kleinen Wert wird die Anhaltezeit
mit einem festen Faktor multipliziert. Eine solche Formel wire in der Lage, sich in
weniger Schritten an eine optimale Zeit anzundhern, wiirde bei langen Zeiten diese

aber weniger genau einstellen.
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4.2.3.2 Thread-Unterbrechung mit dezentraler Steuerung

Fir den Fall, dafl keine globale Koordination erwiinscht ist, bote sich ein Verfah-
ren an, bei dem die Threads fiir eine zuféllige Zeit angehalten werden, so daf} ei-
ner der Threads frither wieder beginnt und seine Zugriffe abwickeln kann, bevor
die Konkurrenten ,,aufwachen”. Ein solches Prinzip wird z.B. beim CSMA/CD-
Zugriffsverfahren (Carrier Sense Multiple Access/Collision Detection) auf Ethernet-
basierte Netze [Hela92] angewandt, bei dem Stationen voneinander unkoordiniert
auf ein gemeinsames Medium zugreifen und sich bei der Erkennung von Kollisionen
fiir eine zufillige Zeit zuriickziehen. Die Berechnung dieser Zeit erfolgt nach dem

sog. Truncated Binary Fxponential Backoff-Verfahren:
b, =i *tge. 1 = rand(2 * Qk:),k = min(n,10)

Hierbei bezeichnet n, wie oft eine Station beim Sendeversuch bereits eine Kollision
festgestellt hat. Die angegebene Formel bewirkt, dal bei anhaltenden Kollisionen
die Wartezeiten immer lénger werden; auf diese Weise bekommen die Wartezeiten
der einzelnen Sender eine immer groflere Streubreite, wodurch wahrscheinlicher wird,
daB die Wartezeiten sich so weit unterscheiden, daf ein Transfer ohne Uberlappungen
moglich wird. Nach 10 Fehlversuchen steigen die Wartezeiten allerdings nicht weiter
an, um die Antwortzeiten nicht allzu schlecht abschétzbar werden zu lassen; nach 16
Fehlversuchen wird ein Sendeversuch abgebrochen, so daf} sich eine obere Schranke
fiir die Zeit angeben 1dt, nach der der Versand entweder stattgefunden hat oder

aufgegeben wurde.

Die Wahl einer zufélligen Wartezeit aus einem bestimmten Zeitbereich ist der
Kernpunkt der Kollisionsauflésung; sie stellt allerdings auch den Vorteil von Simu-
lationen, auf denen die Ergebnisse dieser Arbeit beruhen, gegeniiber Tests auf realen
Rechnern in Frage, dafl Laufe beliebig reproduzierbar sind. Auch wenn die Zufalls-
werte mit Algorithmen ermittelt werden, deren Startwert setzbar ist und die somit
fiir verschiedene Laufe gleiche Folgen von Zufallszahlen produzieren koénnen, so ist
nicht von der Hand zu weisen, daf} sich bei einer ,,zufillig anderen” Folge von Zah-
len ein génzlich anderer Verlauf der Simulation ergibt. Dieser Effekt ist nur durch

mehrfache Ausfithrung und Mittelung zu berticksichtigen.

Das dezentrale Verfahren stellt eine auf SVM angepafite Variation des oben be-
schriebenen Kollisionsbeseitigungsverfahrens von Ethernet dar. Die Erkennung von
Sharing-Situationen ist identisch zu der Variante mit zentraler Steuerung: Eine sol-
che Situation wird angenommen, wenn innerhalb einer vorgegebenen Zeit fiir einen
Thread eine vorgegebene Zahl von Seitenfehlern fiir eine bestimmte Seite erreicht
wird. Im Gegensatz zur zentralen Steuerung jedoch entscheidet der lokale Scheduler
selbststandig, den betroffenen Thread fiir eine bestimmte Zeit anzuhalten. Diese Zeit

ist wie bei Ethernet eine zufillige Zeit, deren moglicher Bereich durch die Anzahl
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gegeben ist, wie oft eine solche Situation ,,hintereinander” erkannt wird, und expo-
nentiell mit der Anzahl der ,,Fehlversuche” steigt. Die Erkennung, daf} es sich um
eine wiederholte Sharing-Situation handelt, verlduft analog zur adaptiven Varian-
te des zentralisierten Algorithmus: Fine Wiederholung liegt vor, wenn die erneute
Sharing-Situation in einem Abstand zur vorherigen liegt, der kleiner oder gleich der
Anhaltezeit zuziiglich der Zeit ist, die ben&tigt wird, um eine fiir eine Frkennung
notwendige Historie aufzubauen. Der fiir die Ermittlung der Zufallszahlen benutz-
te Generator ist ein nach [Kn81] aufgebauter, linear kongruenter Generator mit
Gleichverteilung der erzeugten Zahlen. Der Startwert des Zufallszahlengenerators

ist einstellbar, so daf} sich Laufe reproduzieren lassen.
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Kapitel 5

Beschreibung des entwickelten
Simulationssystems

Fiir den Vergleich von Scheduling-Algorithmen lassen sich die verlaBlichsten Ergeb-
nisse selbstverstandlich auf einem realen Rechnersystem erzielen. In der Praxis ist

dieser Ansatz jedoch mit einer Reihe vom Problemen verbunden:

Zum einen greift die Modifikation von Scheduling-Algorithmen tief in das Be-
triebssystem eines parallelen Rechners ein. Diese Eingriffe sind daher nur bei ei-
nem Rechner moglich, der sich nicht im Produktionsbetrieb befindet. Weiterhin
miissen vom Hersteller des Rechners die Eingriffsmoglichkeiten in den Systemkern
zur Verfiigung gestellt werden. Dies ist meist nicht der Fall, da der Hersteller dafiir

Teile seines Betriebssystem-Codes in Quellform offenlegen muf3.

Ein weiteres Problem ist die Spezialisierung auf eine bestimmte Plattform. Ei-
ne Reihe von Parametern, die die Vergleichsergebnisse beeinflussen, sind durch die
Hardware festgelegt. Es ist daher nicht méglich, durch weitere Vergleiche mit variier-
ten Parametern den Einflu} dieser Parameter auf die Ergebnisse zu priifen und damit
die Stabilitét der vorgeschlagenen Strategien sicherzustellen. Zu den Parametern, die
auf einem realen Parallelrechner im allgemeinen nicht variierbar sind, gehoren z.B.
Seitengrofle, Topologie und Leistungsfahigkeit des Verbindungsnetzwerkes sowie die
verwendete Variante des SVM-Protokolles.

Problematisch ist zum anderen die Reproduzierbarkeit eines bestimmten Ma-
schinenzustandes: Wahrend auf einer realen Maschine Messungen von einer Reihe
duBerer Faktoren (wie z.B. Zusatzlasten durch andere Programme oder unregelméafig
auftretende Eigenaktivitaten des Betriebssystems) beeinfluit werden kénnen, ist ein
Systemzustand in einer Simulation, die keine Zufallsfunktionen verwendet, nur von
den Eingabeparametern abhédngig und daher beliebig reproduzierbar. Diese Repro-
duzierbarkeit ist enorm wichtig fiir das Detailverstandnis von Effekten, deren Ursa-
chen dhnlich dem Debugging von Programmen nur durch schrittweise Betrachtung

mit immer hoherer Detaillie