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Einbindung von Multi-Threading und effizienter Synchronisation in den
SVM-Fortran-Compiler

Die Verwendung von gemeinsamem Speicher auf Parallelrechnern vereinfacht die Pro-
grammierung dieser Systeme. Auf Systemen mit physikalisch getrenntem Speicher kann
durch Software virtuell gemeinsamer Speicher zur Verfiigung gestellt werden. Dieses
Prinzip verwirklicht ASVM auf dem Parallelrechner Intel Paragon XP/S. Der virtuell
gemeinsame Speicher ist seitenweise organisiert: Ein Zugriff auf ein nicht lokal vorhan-
denes Datum fiihrt zu einem Seitenfehler, der die Ubermittlung der referenzierten Seite
auslost. Die Dauer der Behandlung dieses Seitenfehlers liegt im Bereich von mehreren
Millisekunden.

Der Fortrandialekt SVM-Fortran fiihrt parallele Erweiterungen von Fortran77 auf Syste-
men mit virtuell gemeinsamem Speicher ein. Die Erweiterungen sind mittels eines Pre-
compilers und zugehdriger Laufzeitbibliothek implementiert. Zur Verdeckung der auftre-
tenden Latenzzeiten bei Seitenfehlern wurde Multithreading in SVM-Fortran integriert,
um bei Auftreten eines Seitenfehlers einen anderen Thread einen anderen Teil der Daten
bearbeiten zu lassen.

Die Arbeit beschreibt die Grundlagen des Multithreadings und von effizienten Synchroni-
sationsalgorithmen fiir verschiedene Architekturklasssen paralleler Systeme (UMA, NU-
MA, NORMA). Sie erldutert die Einbindung des Multithreadings in den Precompiler und
die Laufzeitbibliothek und evaluiert die Effekte des Multithreadings anhand synthetischer
und praktischer Benchmarks. Die Ergebnisse belegen die grundsitzliche Wirksamkeit des
vorgestellten Prinzips.

Integration of Multithreading and Efficient Synchronization in the
SVM-Fortran-Compiler

Programming parallel systems using shared memory comes easier and more natural. On
systems lacking physical shared memory, software solutions offering virtual shared me-
mory are available. An example of such a solution is ASVM running on the Intel Paragon
XP/S. The virtual shared memory is organized in pages: accessing an item which is not
stored locally causes a page fault which triggers the transmission of the referred page.
The latency of ASVM for processing such a page fault amounts to several milliseconds.
SVM-Fortran is an language extension to Fortran77 for parallel systems with virtual sha-
red memory. The extensions are implemented using a precompiler and a run-time library.
To hide the mentioned latencies in conjunction with page faults, multithreading was in-
troduced into SVM-Fortran. If a thread causes a page fault, another thread will work on a
different part of the data.

This paper describes the principles of multithreading and efficient synchronization algo-
rithms for different classes of parallel systems (UMA, NUMA, NORMA). It illustrates the
implementation of multithreading into the precompiler and the run-time library and eva-
luates the effects of multithreading by performing synthetical and practical benchmarks.
The results demonstrate the fundamental efficiency of the principle.
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Kapitel 1

Einleitung

Der Bedarf an immer hoherer Rechenleistung sowohl im Bereich der Supercomputer als
auch bei Workstations 14t sich nur noch durch den Einsatz von Parallelrechnern befriedi-
gen. Bei den Supercomputern werden zum einen die klassischen Vektorrechner durch die
Verwendung mehrerer, aber noch relativ weniger Prozessoren beschleunigt, zum anderen
werden hier auch massiv-parallele Systeme eingesetzt.

Als massiv-parallel gelten im allgemeinen Rechner mit mehr als 100 Prozessoren. In sol-
chen Systemen kann den Prozessoren kein gemeinsamer Speicher mehr zur Verfiigung
gestellt werden, da ein solcher Speicher fiir den gleichartigen Zugriff aller Prozessoren
mit den erforderlichen Bandbreiten wirtschaftlich nicht sinnvoll zu realisieren ist. Dar-
tiberhinaus wére ein solches System sehr aufwendig zu skalieren. Skalierbarkeit ist jedoch
eine Vorraussetzung, um dem Anwender die von ihm gewiinschte Rechenleistung mit der
Option auf Erweiterbarkeit offerieren zu konnen. Daher sind Systeme verbreitet, in de-
nen die Prozessoren auf ihrem lokalen Speicher arbeiten und durch den Austausch von
Nachrichten iiber ein Netzwerk kommunizieren. Dies ist ein vollig anderes Modell als
auf Multiprozessor-Systemen mit wenigen Prozessoren, auf denen die Kommunikation
durch einfache Speicherzugriffe der Prozessoren in den gemeinsamen Speicher erfolgt.

Um die Programmierung paralleler Applikationen auf massiv-parallelen Systemen zu er-
leichtern, wurden Software-Losungen entwickelt, die der Applikation den herkommli-
chen, gemeinsam Adref3raum vorspiegeln. Diese Virtualisierung bezeichnet man als Sha-
red Virtual Memory (SVM) [17]. Alternativ zu den Software-Losungen werden zuneh-
mend Hardware-Losungen (cc-NUMA) wie SGI Origin 2000 [27] entwickelt, die mit er-
hohtem Hardwareaufwand wesentlich geringere Latenzzeiten beim Zugriff auf entfernten
Speicher erreichen als dies Software-Implementierungen von SVM leisten konnen.

Die Abstraktion zu einem prozessoriibergreifenden AdreSraum, ob in Hardware oder
Software realisiert, erleichtert die Portierbarkeit von parallelen Applikationen, da SVM
den physikalischen Aufbau eines parallelen Systems hinter seinen Schnittstellen verbirgt.
Neben der Verfiigbarkeit von Shared Virtual Memory ist auch die Bereitstellung einer
Programmiersprache notig, die dem Programmierer die speziellen Fihigkeiten eines par-
allelen Systems mit moglichst geringem Aufwand nutzbar macht und die Komplexitit des
Systems, soweit effizient moglich, hinreichend verbirgt. Dazu zéhlt die Parallelitét, die
Daten- und Lastverteilung und die Synchronisation. Eine solche Programmiersprache fiir
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den technisch-wissenschaftlichen Bereich ist SVM-Fortran[4]. Der Compiler fiir SVM-
Fortran iibersetzt das mit Direktiven versetzte Fortran-Programm in Standard-Fortran mit
Aufrufen von Funktionen einer Laufzeitbibliothek. Dieses Programm kann anschlieBend
von dem systemspezifischen Fortran-Compiler iibersetzt werden.

Zur Minimierung der Auswirkungen der angesprochenen Latenzzeiten in SVM-
Systemen, wie sie beim Zugriff auf den Speicher anderer Prozessoren entstehen, wurden
verschiedene Techniken entwickelt. In dieser Arbeit wird der Ansatz untersucht, durch
die Verwendung von Software-basiertem Multithreading die auftretende Kommunikation
mit sinnvoller Berechnung zu iiberlappen und somit die Auslastung des Prozessors zu
verbessern.

Im folgenden Kapitel wird detailliert auf die Problemstellung sowie die in dieser Ar-
beit verwendete Klassifikation von massiv-parallelen Systemarchitekturen eingegangen.
In Kapitel 3 wird die Entwicklung und die im Rahmen des Entwicklungsprozefles ent-
standenen verschiedenen Typen von Threads dargestellt, bevor eine verbreitete Schnitt-
stellendefinition fiir die Programmierung von Threads vorgestellt wird, das POSIX API'.
Es wird ein analytisches Modell zum Verstecken von kommunikationsbedingten Latenzen
(hier die Bedienzeit von Seitenfehlern) durch Multithreading vorgestellt, um anschlieBend
auf die verschiedenen Techniken einzugehen, die diesen Zweck verfolgen.

Kapitel 4 behandelt die Grundlagen der Synchronisation, die im Zusammenhang mit dem
Ziel dieser Arbeit eine wichtige Rolle spielt, da die Ergebnisse von Teilaufgaben immer
wieder zum Gesamtergebnis zusammengefithrt werden miissen. Darauf aufbauend wer-
den eine Anzahl von Locks (Methoden zum gegenseitigen Ausschluf3) und Barrieren vor-
gestellt, die jeweils zur Verwendung auf einer bestimmten Rechnerarchitektur besonders
geeignet sind und entsprechend unterschiedliche Eigenschaften haben.

Die Konzeptionierung der Software und Einbindung in den SVM-Fortran-Compiler und
die Laufzeitbibliothek wird in Kapitel 5 beschrieben, die Evaluierung und Bewertung der
durch die Implementierung auf verschiedenen Systemen erzielten Leistungsdnderungen
erfolgt in Kapitel 6 anhand von synthetischen und praktischen Benchmarks. Kapitel 7
gibt eine Zusammenfassung der erzielten Ergebnisse und legt die moglichen Weiterent-
wicklungen dar.

' API = Application Programming Interface



Kapitel 2
Motivation

In diesem Kapitel wird zunichst ein Uberblick iiber Ziel und Aufbau dieser Arbeit gege-
ben. AnschlieBend wird die verwendete Klassifizierung von parallelen Rechnerarchitek-
turen festgelegt.

2.1 Virtuell gemeinsamer Speicher

Die virtuelle Bereitstellung eines gemeinsamen Adrefraums iiber eine Softwareschicht
unterhalb der Applikation ist stark verwandt mit der Bereitstellung eines Adre3raums auf
einem Einzelprozessorsystem, der grofer ist als der physikalisch vorhandene Speicher
(virtueller Speicher, siche auch [39]). Der virtuelle Adreraum wird in Seiten von glei-
cher Grofle unterteilt. Diese Seite migrieren im Falle des virtuellen Speichers zwischen
Vorder- und Hintergrundspeicher, im Falle von virtuell gemeinsamen Speicher zwischen
den lokalen Speichern der Prozessoren des Systems. Die Organisation des virtuell ge-
meinsamen Speichers wird von einem Seitenverwalter iibernommen, der oft Teil des Be-
triebssystems ist. Seine Hauptaufgabe ist es, die von einem Prozessor benotigten Seiten
im System zu lokalisieren und sie iiber das Netzwerk in den lokalen Speicher des Prozes-
sors zu {libertragen. Um mehreren Prozessoren den gleichzeitigen Zugriff auf eine Spei-
cherseite zu ermdoglichen, konnen mehrere Kopien einer Seite an mehrere Prozessoren
verteilt werden. Bei Schreibzugriffen auf diese Seiten muf sichergestellt werden, daf3 die
derart replizierten Seiten jeweils konsistent bleiben, wozu die gednderte Seite vor einem
Lesezugriff aktualisiert werden muf3. Grundsitzlich kann man eine Operation auf den vir-
tuell gemeinsamen Speicher, die eine Ubertragung der zugeordneten Seite in den lokalen
Speicher des betreffenden Prozessors auslost, als Seitenfehler bezeichnen. Somit 16st ein
Seitenfehler, der durch einen lesenden Zugriff verursacht wurde (Lese-Seitenfehler), nur
die einfache Ubertragung der Seite in den lokalen Speicher aus; ein Schreib-Seitenfehler
bedeutet jedoch, bei strenger Kohérenz, die Aktualisierung aller zu diesem Zeitpunkt er-
stellten Kopien der Seite.
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2.2 Problemstellung

Die Einfithrung von virtuell gemeinsamen Speicher fiihrt zu einem einfacheren Program-
miermodell, bringt aber auch Probleme mit sich. Da der Programmierer in einem einfa-
chen Programmiermodell keinen direkten Einflul auf die Plazierung von Daten auf den
Prozessormoduelen hat, kommt es leicht zu einer gro3en Anzahl von Seitenfehlern. Das
dadurch ausgeloste Verschicken der Seiten kostet im Verhiltnis zu den darauf ausgefiihr-
ten Operationen eine weitaus grolere Zahl von Taktzyklen (siehe Kapitel 6.1.1).

Eine Losung dieses Problems ist es, wenn dieses sogenannte Thrashing durch eine An-
derung des Algorithmus beseitigt werden kann. Dazu muf3 jedoch zuerst die Ursache
der schlechten Leistungs in einem Programm lokalisiert werden. Hilfreich sind dabei
Software-Werkzeuge wie OPAL[8] oder PARvis [2]. Die Beseitigung einer erkannten
Quelle des Thrashing ist sodann oftmals nicht trivial, da der gesamte Algorithmus be-
troffen sein kann. Aufwendige Konstrukte zur besseren Verteilung der Daten kdnnen die
Folge sein. Zudem macht dieser Aufwand das parallele Programmiermodell nicht attrak-
tiver.

Ein anderer Ansatz ist es, Seitenfehler zu tolerieren. Damit ist hier aber nicht gemeint,
den Leistungsriickgang zu akzeptieren, sondern Techniken in den Compiler und die Lauf-
zeitbibliothek einzufiihren, die die Auswirkungen auftretender Seitenfehler verstecken.
Eine solche Technik ist die Verwendung von Multithreading, um die es in dieser Arbeit
geht. Der Grundgedanke ist dabei: ,,Solange ein Prozessor auf das Eintreffen einer ange-
forderten Seite wartet, soll mit einem anderen Teil der Aufgabe fortgefahren werden.*

2.3 Klassifizierung von Rechnerarchitekturen

Die Klassifizierung der Architektur von Parallelrechnern in Bezug auf die Verbindung der
Prozessoren untereinander und die Anbindung des Speichersystems ist in der Literatur
nicht einheitlich definiert. Um zumindest in dieser Arbeit die Bezeichnungen konsistent
zu halten, wird hier eine Ubersicht der giingigen Architekturen gegeben. Dazu werden
jeweils Beispiele fiir Implementierungen angefiihrt. In Tabelle 2.1 sind die verwendeten
Klassifizierungen mit ihren wichtigsten Merkmalen aufgefiihrt, die zudem im néchsten
Abschnitt kurz beschrieben werden. Die Spalte Adressen gibt dabei an, ob Speicherseiten
migrierbar sind (Beispiel KSR) oder auf einem Speichermodul alloziert werden und dort
verbleiben. Die Spalte R/W-Zugriff gibt an, ob Lese- und Schreibzugriffe unterschieden
werden miissen: bei Cache-kohdrenten Systemen bedeutet ein Schreibzugriff im allge-
meinen die Invalidierung der entsprechenden Eintrdge in den anderen Caches. Neben den
klassischen Typen UMA, COMA und NORMA wurden die Typen cc-UMA und cc-NUMA
als Weiterentwicklungen von UMA bzw. NUMA eingefiihrt. Die Abbildungen 2.1 bis 2.4
skizzieren das Grundprinzip des jeweiligen Ansatzes. Dabei steht P fiir einen Prozessor,
C fiir (optionalen) Cache und M fiir Speicher.

o UMA (Uniform Memory Access): Dieses Konzept gewihrleistet allen Prozessoren
eines Systems gleichschnellen Zugang auf den globalen Adrefraum, solange keine
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Zugriffskonflikte auftreten. Letzteres ist bei einem System nach Abbildung 2.1(a)
durch die Verwendung eines einzelnen Busses fiir alle Prozessoren jedoch sehr hdu-
fig der Fall. Daher hat z.B. Cray eine Speicherarchitektur geméf Abbildung 2.1(c)
eingefiihrt, wo der Speicher in unabhingige Bénke eingeteilt wird, auf die iiber ein
Schaltnetzwerk mehrere Prozessoren gleichzeitig zugreifen konnen. Konflikte sind
hierbei deutlich seltener, besonders wenn der Entwurf der verwendeten Datenstruk-
turen auf diese Architektur abgestimmt ist.

e cc-UMA (cache coherent Uniform Memory Access, oft auch SMP genannt): Der
Unterschied zwischen UMA und cc-UMA liegt in der Verwendung von Caches.
Dies konnen lokale Caches jedes Prozessors, ein globaler Cache fiir alle Prozesso-
ren oder beides zugleich sein. Diese Caches entlasten das globale Speichersystem,
erfordern jedoch hohen Aufwand zur Aufrechterhaltung der Kohédrenz der Daten
in den Caches. Dies begrenzt die Anzahl der Prozessoren und Caches, fiir die eine
solche Architektur noch effizient ist.

o cc-NUMA (cache coherent NonUniform Memory Access): Systeme, die der ur-
spriinglichen NUMA-Architektur entsprechen (z.B. BBN Butterfly), sind heute
nicht mehr iiblich, daher wurde diese Kategorie nicht mehr aufgefiihrt. Stattdes-
sen sind System entsprechnend dem cc-NUMA-Konzept verbreitet. Hierbei steht
cc fiir ,,Cache coherent”. Alle Prozessoren verfiigen iiber den gleichen globalen
AdreBraum, wobei Zugriffe auf den lokalen Speicher schneller ablaufen als auf den
entfernten Speicher eines anderen Prozessors. Entfernte Zugriffe werden iiber Ca-
ches beschleunigt.

o COMA (Cache Only Memory Access): Ahnlich wie reine NUMA-Systeme sind
auch COMA-Systeme kaum mehr anzutreffen. Jedoch wird das COMA-Prinzip,
wo kein Prozessor einen eigenen festen AdreBraum besitzt, sondern die jeweils be-
ndtigten Seiten in seinen Cache transferiert, in Abwandlungen auch in cc-NUMA-
Systemen verwendet, so z.B. in der Origin-Familie von SGI. In einem Cache-
Verzeichnis werden Informationen iiber den Status von Speicherbereichen auf die-
sem Prozessorknoten gehalten.

¢ NORMA (No Remote Memory Access): Massiv-parallele Rechner werden hiufig
als NORMA-Systeme entworfen, da bei der gro3en Zahl von Prozessoren ( > 100)
ein gemeinsamer Bus oder ein Schaltnetzwerk nicht mehr effizient und wirtschaft-
lich realisiert werden kann und zudem schlecht skalierbar ist. Die Prozessoren sind

Klassif. Abb. Beispiel Adrefraum | Adressen | R/W-Zugriff
UMA 2.1(c) Cray PVP gemeinsam fest gleich
cc-UMA | 2.1 (a),(b) | SUN SMP gemeinsam fest ungleich
cc-NUMA 22 SGI Origin gemeinsam fest ungleich
COMA 23 KSR gemeinsam | nicht fest ungleich
NORMA 2.4 Intel Paragon verteilt fest —

Tabelle 2.1: Klassifizierung der Architekturkonzepte von Parallelrechnern
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iber ein Netzwerk unterschiedlicher Topologie verbunden und kommunizieren nur
tiber den Austausch von Nachrichten. Ein direkter Zugriff auf den Speicher eines
anderen Prozessors ist so nicht moglich. Dies kann softwaremé@Big iiber das Be-
triebssystem oder eine Laufzeitumgebung mdglich gemacht werden, wie es im Ent-
wurf zum MPI-2 Standard iiber sogenannte single-sided operations vorgesehen ist.
Dies ist jedoch mit hohem Aufwand verbunden.

Speicher Speicher i | | Speicheri | |

Verbindungsnetzwerk

Cache

(@) UMA, Typ 1 (b) UMA, Typ 2 (c) UMA, Typ 3

Abbildung 2.1: Verschiedene Typen von UMA-Architekturen

e (BE | | EHE e

Speicher r> Speicher r>

Hub Hub

Netzwerk . Tabelle Tabelle
Router

B

!

Weitere Knoten

(a) Systemaufbau BBN Butterfly (b) Knoten in SGI Origin 2000

Abbildung 2.2: Klassische (a) und modifizierte (b) NUMA-Architektur
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hierarchisches
Verbindungsnetzwerk

D = Cacheverzeichnis
C = Cache
P = Prozessor

T/ O/ 0O
0O/ 0
OO0

Abbildung 2.3: COMA-Architektur (KSR-1)

Verbindungsnetzwerk

M M
R R
P P
R R
R = Rout
e e

Abbildung 2.4: Universelles Schema der NORMA-Architektur
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Kapitel 3

Threads

Zunichst werden in diesem Kapitel die klassischen Prozesse unter UNIX vorgestellt, wo-
bei rasch die Unzulidnglichkeiten eines Prozesses fiir unsere Ziele deutlich werden. Dies
bietet den Einstieg in die Threads, die in ihrem Konzept und im folgenden Kapitel in den
unterschiedlichen Implementierungen erldutert werden.

3.1 Der Prozef unter UNIX

Die Grundfunktion eines jeden Betriebssystems ist die Bereitstellung einer Umgebung,
um Benutzerprogramme (Applikationen) ablaufen zu lassen. Diese Umgebung beinhal-
tet die Bereitstellung von Diensten etwa zur Dateiverwaltung oder Ein-/Ausgabe und der
zugehorigen Schnittstelle. Dazu enthélt das UNIX- Betriebssystem die grundlegende Ab-
straktion des Prozesses, der in herkdmmlichen UNIX-Systemen eine sequentielle Folge
von Befehlen innerhalb seines Adressraumes ausfiihrt. Der Adressraum eines Prozesses
ist ein Satz von realen oder virtuellen Speicherbereichen, auf den dieser Prozef3 exklusi-
ven Zugriff hat. Weiterhin kennzeichnen einen Prozef} sein Kontrollpunkt, also der Pro-
grammzdhler, der angibt, welcher Befehl als néchstes zu bearbeiten ist, sowie der aktuelle
Zustand der Register des Prozessors, sein Stack und eine Datenstruktur mit Informationen
tiber den Prozef (iiblicherweise in der sogenannten proc-Struktur zusammengefafit), die

das Betriebssystem zur Steuerung und Verwaltung aller Prozesse auf dem System unter-
halt.

Unter UNIX konnen eine grofle Zahl von Prozessen gestartet und abgearbeitet werden,
auch wenn der Rechner selbst viel weniger Prozessoren, hdufig nur einen einzigen, be-
sitzt. Zwangsldufig muss dann in der Abarbeitung zwischen den Prozessen gewechselt
werden, um so eine Quasi-Parallelitit zu erreichen. Die Kriterien fiir einen ProzeBwech-
sel, die der Scheduler (dafiir zustindiger Teil des Betriebssystems) anwendet, sind sehr
vielfiltig. Entscheidend fiir unsere Problematik ist aber, was bei einem ProzeBwechsel
vorgeht. Dariiberhinaus ist von Interesse, was bei einer besonderen Art von ProzeBwech-
sel, ndmlich der Erzeugung bzw. Vernichtung eines Prozesses geschieht.

Die Erzeugung eines neuen Prozesses erfolgt immer durch einen bereits laufenden Pro-
zef, so daf eine Vater-Sohn-Beziehung entsteht. Unter UNIX wird ein neuer Prozefl im
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10 3.1. DER PROZESS UNTER UNIX

allgemeinen durch den Aufruf der Systemfunktion fork erzeugt. Dazu sind eine Reihe
von MaBnahmen erforderlich, die das Betriebssystem treffen muf3, von denen hier nur die
zeitintensivsten beriicksichtigt werden:

o Auslagerungsspeicher fiir den Datenbereich und Stack reservieren
e Reservieren und initialisieren einer proc-Struktur fiir den Sohn-Prozef3

e Anlegen des Benutzeradressraums und der zugehdrigen Seitentabellen zum Schutz
des Adressraums

e Referenzen auf vom Vater-Prozel ererbte Resourcen anlegen, so z.B. gedffnete Da-
teien oder das aktuelle Verzeichnis

¢ Einfiigen des neuen Prozesses in die Warteschlange des Schedulers

Bei Beendigung eines Prozesss miissen die belegten Resourcen wieder freigegeben wer-
den sowie einige andere Aufrdumarbeiten durchgefiihrt werden, um das System stabil zu
halten:

e Offene Dateien schlieBen, Eintrige in die Protokolldatei schreiben
e Alle Sohnprozesse an den init Prozel} iibergeben
e Freigeben des Adrefraums, der Tabellen und des Auslagerungsspeichers

¢ Einfiigen in die Warteschlange der sog. Zombie-Prozesse, die auf die restlose Be-
seitigung durch den Vaterprozell warten

Der Wechsel von einem Prozel3 zum néichsten durch den Scheduler erfordert ebenfalls
eine Reihe von MaBBnahmen:

e Sichern des Hardware-Kontextes auf dem Stack
e [aden des neuen Hardware-Kontextes
e Kennzeichnung des alten Prozesses als rechenbereit

Vorbereiten des Stacks fiir den nachsten Prozess

Auswahl des nichsten Prozesses aus der Warteschlange

e Einrichten des neuen virtuellen AdeBBraums

Es ist offensichtlich, dal diese Vorgénge, besonders das Anlegen des Stacks und die Ein-
richtung des prozeBeigenen Adrelraums, eine groflere Anzahl von Taktzyklen bendtigen
und daher hdufiges Erzeugen und Beenden von Prozessen oder rascher Wechsel zwischen
den laufenden Prozessen im Abstand von wenigen Taktzyklen stark leistungsminderd
wirkt.
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3.2 Threads unter Unix

Das schnelle Erzeugen von nebenldufigen Programmabschnitten und der schnelle Wech-
sel zwischen diesen Abschnitten wird jedoch, wie in Kapitel 3.5 dargelegt wird, in be-
stimmten Fillen benotigt. Zu diesem Zweck bieten fast alle UNIX-Derivate Threads an.
Damit konnen innerhalb einer Applikationen mehrere voneinander moglichst unabhén-
gige Aufgaben parallel' bearbeitet werden, ohne dabei den beschriebenen Uberhang von
mehreren UNIX-Prozessen tragen zu miissen. Ein Beispiel fiir eine solche Applikation
ist ein Client-Server System: jede Anfrage eines Clients an den Server kann unabhingig
von anderen Anfragen entweder duch einen eigenen Prozef3 oder aber durch einen Thread
bearbeitet werden.

Was ist aber nun der Unterschied zwischen einem Thread und einem Prozef3? Das Grund-
konzept der Threads ist die Einfithrung zusitzlicher Kontrollpunkte innerhalb eines Pro-
zesses, zwischen denen gewechselt werden kann. Im Grunde ist ein Thread also nur durch
einen weiteren Programmzihler innerhalb eines Prozesses definiert. Er bendtigt z.B. kei-
ne eigene proc-Struktur, diese Informationen verwaltet der Prozef3. Dadurch ergibt sich,
daf} alle Threads eines Prozesses im gleichen Adreraum arbeiten — eben in dem des Pro-
zesses, der sie erzeugt hat. Auch die anderen Resourcen eines Prozesses (offene Dateien,
Benutzerinformationen usw.) sind fiir alle Threads eines Prozesses erreichbar. Ein Thread
hat aber dennoch notwendige private Objekte wie eben seinen Programmzéhler, den In-
halt der Register und implementationsabhéngig einen Stack und weitere Datenstrukturen,
auf die er exklusiven Zugriff hat. Daraus ergeben sich bei bestimmten Aspekten grundle-
gende Unterschiede zwischen Prozessen und Threads, die nachfolgend erldutert werden.
Die quantitative Auspragung dieser Unterschiede hingt jedoch stark von der Hardwarear-
chitektur des Rechners (insbesondere des Prozessors), den Moglichkeiten des Betriebssy-
stems und der Art der Implementierung der Threads ab.

¢ Geschwindigkeit: die Zeit, die zur Erzeugung und Vernichtung sowie zum Wechsel
bendtig wird, ist bei Threads sehr viel geringer als bei Prozessen. Dies wird deutlich
wenn man bedenkt, das bei Threads fast alle Vorginge wegfallen, die im vorherge-
henden Kapitel bei den Prozessen aufgefiihrt waren: es muf kein Adreraum ange-
legt werden, Threads sind untereinander nicht verkettet, haben keine eigenen E/A-
Schnittstellen oder Stack. Haufig muf fiir einen Wechsel zwischen Threads noch
nicht einmal der Benutzeradressraum verlassen werden. Dies erspart eine Menge
Zeit.

e Speicherverbrauch: Threads haben keinen eigenen Adreraum und kdnnen mit
dem gleichen Code auf denselben Daten arbeiten, was bei parallel gestarteten Pro-
zessen nicht ohne erheblichen Aufwand moglich ist. Daher konnen auf einem ge-
gebenen System weitaus mehr Threads gestartet und betrieben werden als es mit
Prozessen moglich ist. Diese verstirkte Nebenldufigkeit kann leistungssteigernd
eingesetzt werden, wie es auch in dieser Arbeit versucht wird.

'Damit kann echte Parallelitit auf mehreren Prozessoren oder pseudoparallele Verarbeitung (Neben-
laufigkeit) auf einem einzigen Prozessor gemeint sein; entscheinend ist hier die logische Parallelitdt im
Programmablauf.
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¢ Kommunikationsaufwand: Die Kommunikation zwischen Prozessen ist selbst
auf einem Uniprozessor vergleichsweise aufwendig, da sie keinen gemeinsamen
Adreraum haben. Die verwendeten Verfahren reichen von der Kommunikation
mittels des Dateisystems (z.B. Lockdateien) iiber named pipes bis hin zu Nachrich-
tenversand, um die Adreraumgrenzen zu iiberwinden. Diese Mechanismen sind
fiir viele Anwendungsfille ausreichend, aber zur Parallelverarbeitung gemeinsamer
Daten deutlich zu langsam. Hierzu braucht man vor allem zur Synchronisation eine
Kommunikation mit minimaler Latenz, wie sie durch den Zugriff auf gemeinsame
Speicherstellen einfach realisiert werden kann.

3.3 Implementierung von Threads

Die Verwendung mehrerer Kontrollpunkte innerhalb eines Prozesses ist das Konzept der
Threads[40]. Es gibt jedoch verschiedene Modelle, wie ein Thread im System verwaltet
und ausgefiihrt wird und wie der Wechsel zwischen den Kontrollpunkten gesteuert wird.
Dabei unterscheidet man drei wesentliche Typen: Kernelthreads, Userthreads und soge-
nannte leichtgewichtige Prozesse. Daneben gibt es noch Variationen dieser Klassen.

3.3.1 Kernelthreads

Wie der Name schon vermuten 148t, ist ein Kernelthread nicht mit einem Benutzerpro-
zef3 verbunden, sondern wird unabhéngig innerhalb des KerneladreBraums verwaltet und
ausgefiihrt. Er entspricht also nicht ganz der oben gegebenen Vorstellung im Sinne der
inneren Nebenldufigkeit von Applikationen, sondern wird nach Bedarf fiir interne Opera-
tionen des Betriebssystems wie der Bereitstellung von asynchoner E/A verwendet. Auch
die vielféltigen Ddmonen, die in UNIX Systemen im Hintergrund ihre Aufgaben verse-
hen, sind in in der Regel als Kernelthreads implementiert.

Kernelthreads werden unabhénig verwaltet und verwenden die Standardmechanismen zur
Synchronisation wie sleep () und wakeup (). Die einzigen Resourcen, die sie bele-
gen, sind der Kernelstack und ein Bereich, im dem der Registerinhalt zwischengespeichert
werden kann. Dazu kommt eine Datenstruktur fiir Informationen zum Scheduling und zur
Synchronisation. Kontextwechsel zwischen Kernelthreads gehen, wie erwartet, schnell
vonstatten, da sie alle den gleichen Adressraum, den des Kernels, haben und daher die
Speicherzuordnung nicht gedndert werden muf3.

3.3.2 Leichtgewichtige Prozesse

Leichtgewichtige Prozesse’ (LWP) sind im Gegensatz zu Kernelthreads einem ProzeB
zugeordnet und arbeiten in seinem AdreBraum. Jedoch ist jedem LWP ein Kernelthread
zugeordnet, so dafl die Kontrolle iiber den LWP beim Kernel liegt. Dadurch vereinfacht

ZMitunter werden auch Userthreads als leichtgewichtige Prozesse bezeichnet. Hier wird jedoch zwi-
schen Userthreads und LWPs unterschieden.
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Erzeugung [¢s] | Synchronisation [zs]
User thread 52 66
LWP 350 390
Process 1700 200

Tabelle 3.1: Latenzzeiten fiir Userthread, LWP und ProzeBoperationen auf einer SPARC-
station2 (nach [40])

sich die Implementierung der LWPs, die somit ggf. vom Kernel (fiir die Applikation au-
tomatisch) verwaltet oder auch auf mehrere Prozessoren verteilt werden konnen. Jedoch
bringt es Leistungseinbuflen mit sich, da jede Operation auf einen LWP, etwa Erzeugung,
Beseitigung oder Synchronisation, einen Systemaufruf erfordert. Dies erzwingt jedesmal
einen Wechsel vom Benutzermodus in den Kernelmodus und zuriick, der wegen der no-
tigen Giiltigkeitsiiberpriifungen des Kernels zeitaufwendig ist. In vielen Féllen sind reine
Userthreads, wie sie im folgenden Kapitel beschrieben werden, fiir die Applikation vor-
teilhafter, wenn nicht das Kriterium der Verwaltung und Verteilbarkeit der Threads durch
den Kernel entscheidend ist.

3.3.3 Userthreads

Im Gegensatz zu den Kernelthreads und den darauf aufbauenden leichtgewichtigen Pro-
zessen sind Userthreads vollig unabhinig vom Kernel; sie werden von diesem auch gar
nicht wahrgenommen. Ihre Verwaltung obliegt einer Bibliothek, die fiir Verwaltung, Kon-
textwechsel und Synchronisation ausschlielich im BenutzeradreBraum operiert. Sie stellt
fiir die Threads sozusagen einen Minikernel dar. Die Userthreads wiederum koénnen di-
rekt einem Proze3 zugeordnet werden. Das hat aber zur Folge, daf ein blockierender
Systemaufruf diesen Prozef3 und alle seine anderen Threads blockiert, was natiirlich nicht
erwiinscht ist. Daher ist es iiblich, die Userthreads auf eine Anzahl von LWPs abzubilden.
Diese Abbildung muf} nicht zwangsldufig eine 1:1-Abbildung sein. Effizienter ist es in
der Regel, eine Anzahl von Userthreads auf eine kleinere Zahl von LWPs abzubilden, so
daf} bei einem blockierenden Aufruf eines Threads die anderen Threads auf andere LWPs
abgebildet werden konnen.

Der groB3e Vorteil von Userthreads liegt in ihrem sehr geringen Resourcenverbrauch: Re-
sourcen des Kernel werden nur belegt, wenn die Threads an LWPs gebunden sind, und
auch dann ist der Verbrauch pro Thread durch die individuelle Abbildung der Threads auf
die LWPs reduzierbar. Ansonsten belegt jeder Userthread nur seinen Stack und einen Be-
reich zur Sicherung des Registerkontextes und anderer Statusinformationen. Diese Daten
werden im Benutzeradrefraum abgelegt. Dadurch sind zur Verwaltung der Threads keine
Aufrufe von Systemfunktionen nétig, was sich positiv auf das Zeitverhalten der Threads
auswirkt. Tabelle 3.1 gibt eine Vorstellung davon, welche Leistungsunterschiede moglich
sind.

Andererseits werfen Userthreads auch Probleme auf. Ein Round-Robin-Scheduling ist
schwierig zu realisieren, denn dazu bendétigt der Prozel der Threadbibliothek ein Uh-
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rensignal. Dies wiederum kann auch von den Threads benétigt werden, was zu Konflik-
ten fiihrt. Daher sind rein Userthreads hdufig kooperativ verwaltet, d.h. ein Thread muf}
freiwillig den Prozessor abgeben, damit ein anderer Thread bearbeitet werden kann. Ein
weiteres Problem ist der Aufruf von potentiell blockierenden Systemfunktionen: im Fall
der Blockierung sind alles Userthreads blockiert. Somit wird durch Userthreads zwar in
jedem Fall die Nebenldufigkeit einer Applikation erreicht, aber nicht unbedingt die Par-
allelitdt auf einem Multiprozessor, wenn mehrere Threads auf den gleichen LWP bzw.
Prozef3 abgebildet werden. Auch auf Ereignisse innerhalb des Kernels konne Userthreads
nicht bewul3t reagieren.

3.3.4 Variante Implementierungen
Very Ligthweighted Threads

Die besondere Eigenschaft von Very Lightweighted Threads (VLWT, [28]) ist es, daf3
die Spezifikation des Threads von seiner Ausfithrung getrennt ist. Dadurch ist es mog-
lich, die Belegung des Ausfiihrungskontextes bis zum letzten Moment (bis zur tatsdch-
lichen Ausfiihrung des Threads) zu verzdgern. Da dieser Ausfithrungskontext unter an-
derem den Stack und den Heap des Threads beinhaltet, stellt er eine recht gro3e Daten-
struktur dar, wohingegen die Datenstruktur zur Spezifikation des Threads ausgesprochen
klein ist. Dadurch konnen mehr Threads spezifiziert werden (z.B. in rekursiven Algorith-
men), ohne das System zu iiberlasten. Zur tatsdchlichen Ausfithrung kdnnen die VLWT-
Spezifikationen dann etwa mit geringem Aufwand auf die Prozessoren verteilt werden.
Die Migration eines Threads von einem Prozessor auf einen anderen ist sehr viel schnel-
ler, solange der Thread nocht nicht ausgefiihrt wird.

Run-to-completion Threads

Eine spezielle Variante von Threads sind die run-to-completion Threads (RTC, [6]). Sie
sind durch den Verzicht auf preemptives Scheduling, blockierendes Warten und E/A-
Kanile wiederum deutlich leichtgewichtiger als Userthreads, aber aufgrund dieser Ein-
schrankungen auch nicht universell einsetzbar. Zur Ausfithrung ihrer Aufgabe bendtigen
sie nur einen Zeiger auf den Code, einen Zeiger auf die Argumente sowie Zugriff auf den
Speicher im Adreraum, um globale Variablen zu erreichen. Sie kommen vorwiegend in
parallelisierenden Compilern zum Einsatz.

Filaments

Filaments [19] sind eine Implementierung von Userthreads mit speziellen Eigenschaften.
Die wichtigste Eigenschaft der Filaments ist wie bei den run-to-completion Threads die
Verwendung von zustandslosen Threads. Durch diese Einschrinkung bendétigen Filament-
Threads keinen privaten Stack, was zu extrem kurzen Latenzzeiten fiir den Kontext-
wechseln fiihrt. Natiirlich macht diese Einschrankung Filament-Threads nur fiir spezielle
Zwecke, etwa die Abarbeitung einer Schleife ohne Aufruf eines Unterprogramms oder
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einer Systemfunktion, nutzbar, dann aber mit hoherem Leistungsgewinn als bei vollwer-
tigen Threads.

Weitere Eigenschaften der Filaments sind unter anderem die Moglichkeit, die Threads
gezielt zu plazieren, um eine hohere Datenlokalitit zu erreichen (siehe auch [38]) und
Einsatz von continuations (siehe Kapitel 3.3.5).

3.3.5 Continuations

Eine weitere Methode zur Verringerung der von einem Thread belegten Ressourcen (und
damit zur Steigerung der Systemleistung) ist der Einsatz von Continuations, wie es im
Mach Kernel geschieht. Die Idee hinter den Continuations ist, da nicht jeder Thread im
Kernel einen eigenen Ausfiihrungskontext, vor allem der Stack und der Heap als relativ
groBe Datenstruktur, haben muB. Stattdessen gibt der Thread vor dem Ubergang in den
blockierten Status eine Funktion an, mit der er nach der Blockade fortfahren will®. Diese
Funktion, die die Continuation darstellt, kann jedoch spéter nicht wie eine normale Funk-
tion in den alten Ausfiihrungskontext zuriickkehren, da dieser ja nicht mehr existiert. Sie
kann nur wiederum andere Funktionen bzw. Continuations aufrufen.

Es treten zwei Arten von Kontrolliibergiingen auf, bei denen Continuations eingesetzt
werden konnen: ein Thread iiberschreitet aufgrund eines Traps oder Fehlers die Grenze
vom Benutzer- in den KerneladreBraum oder die Kontrolle geht innerhalb des Kernels
von einem Thread auf einen anderen iiber. Dabei konnen aufgrund der Eigenschaften der
Continuations verschiedene Optimierungen zum Einsatz kommen: Verwerfen des Stacks,
Stackiibergabe und Continuation-Erkennung. Das Verwerfen des Stacks ist das normale
Verhalten, was der Grundidee der Continuations entspricht, indem statt des gesamten Aus-
fiihrungskontextes nur die Referenz auf die Continuation-Funktion gesichert wird. Wenn
nun aber nach dem Thread, der gerade unter Angabe einer Continuation blockiert, ein
Thread, der zuvor ebenfalls unter Verwendung einer Continuation blockierte, ausgefiihrt
werden soll, so kann dieser direkt den Stack iibernehmen, den der vorhergehende Thread
verwendet hat. Dies reduziert den Speicherbedarf des Kernels sowie die Zahl der Trans-
fers im Speicher, wodurch die Effizienz der Prozessor-Caches und der Seitendeskriptor-
tabellen gesteigert wird. Optimierung durch Continuation-Erkennung basiert darauf, dafl
der Kernel zur Laufzeit die vom Thread angegebene Continuation-Funktion als bekannt
erkennt und stattdessen zur Wiederaufnahme der Ausfiihrung des Threads eine spezielle
und schnellere Routine verwendet.

Der Einsatz von Continuations beim Ubergang vom Benutzer- in den KerneladreBraum
kann auch zur Beschleunigung von Remote Procedure Calls (RPC), der Behandlung von
Ausnahmezustinden (Exception Handling), dem preemptiven Scheduling von Threads
sowie der Behandlung von Seitenfehlern im Benutzeradreraum dienen.

3Da die Angabe einer solchen Funktion nicht in jedem Fall méglich oder mitunter zu kompliziert ist,
werden Continuations in der Regel als Alternative zum herkommlichen Vorgehen bei nebenlaufiger Pro-
grammierung angeboten.
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3.3.6 Zusammenfassung

Um eine Gesamtansicht der verschiedenen Typen von Threads zu geben, werden die vor-
gestellten Implementierungen mit ihren wichtigsten Eigenschaften in Tabelle 3.2 darge-
stellt. In der Tabelle finden sich Verweise auf Bemerkungen, die Eigenschaften beschrei-
ben, welche sich nicht in die Tabelle einordnen lassen. Diese Bermerkungen sind direkt
im Anschluf} zu finden.

Typ | AdreB- | Benutzer- | eigener | Scheduling | Bemerkung
raum prozef Stack durch (s.u.)
Kernel | Kernel nein ja Kernel
LWP User ja ja Kernel 1.
User User ja ja User
VLWP | User ja ja User 2.
RTC User ja nein entfallt

Tabelle 3.2: Verschiedene Typen von Threads

Bemerkungen zu Tabelle 3.2:
1. Ein oder mehrere Userthreads sind an einen Kernelthread gebunden

2. Trennung der Spezifikation des Threads von seinem Ausfithrungskontext

3.4 Ein Standard: POSIX-Threads

Die Entwicklung und Implementierung von Threads in verschiedenen Betriebssystemen
auf unterschiedlichen Plattformen brachte auch eine entsprechende Anzahl von Program-
miermodellen und -schnittstellen mit sich. Diese nutzen zwar unter Umstdnden die spezi-
ellen Vorraussetzung des Betriebssystems und der Hardware besonders gut aus, erschwe-
ren aber das Portieren von Applikationen, die Threads verwenden. Im Zuge der Gestal-
tung des POSIX-Standards fiir offene Systeme wurde im Juli 1995 von der IEEE auch
ein POSIX-Standard fiir Threads verabschiedet. Die Implementierungen dieser Program-
mierschnittstelle (Application Programming Interface, API) werden im Allgemeinen als
pThreads bezeichnet. Sie sind mittlerweile auf allen wesentlichen UNIX-Plattformen ver-
fiigbar. Daher wird dieses API hier ausfiihrlicher vorgestellt. Dem POSIX-API sehr dhn-
lich ist das dltere DCE*-API, das z.B. unter dem OSF/1 der Intel Paragon zur Verfiigung
steht.

Bis zur Verabschiedung des aktuellen Standards POSIX 1003.4a Threads Extension (Draft
10) gab es eine entsprechende Anzahl von Entwiirfen (Drafts), die von einigen Herstel-
lern bereits implementiert wurden, dann aber mitunter nicht mehr aktualisiert worden
sind. Zum anderen wurde hidufig nicht der komplette Standard, sondern nur Teile davon
implementiert. Dies muf} beriicksichtigt werden, wenn portable Anwendungen entworfen
werden.

*DCE = Distributed Computing Environment
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Typ Beschreibung

pthread_attr_t Threadattribute

pthread _mutexattr t | Attribute eines Mutex Locks
pthread_condattr t | Attribute einer Bedingungsvariablen
pthread_mutex_t Mutex Lock

pthread cond t Bedingungsvariable

pthread_t Threadkennung

pthread_once t Einmal-Ausfiihrung zur Initialisierung
pthread_key t Schliissel fiir private Daten eines Threads

Tabelle 3.3: POSIX.1c Typen

Namensgebung, Typen und Konventionen

Die Namensgebung fiir Typen und Funktionen basiert auf einem einheitlichen Schema.
Fiir Typen ist dies:

pthread object t

In Tabelle 3.3 sind die acht Typen des Standards angegeben. Die Funktionen werden nach
dem Schema

pthread object_operation NP

benannt. Dabei weist object jeweils auf den Typ hin (kann weggelassen werden, falls es
sich um einen Thread handelt), operation bezeichnet die Funktion, die ausgefiihrt wird
und NP ist fiir Implementierungsspezifische, nicht-portable Erweiterungen reserviert.

Alle POSIX.1c-Funktionen liefern bei erfolgreicher Ausfiihrung Null (0) zuriick, anden-
falls einen errno Wert.

Threads

Dieser Abschnitt behandelt die Funktionen, die zur Erzeugung und Verwaltung von
Threads benotigt werden.

e pthread create()
Erzeugt einen neuen Thread, wobei ihm Attribute iibergeben werden konnen, die
sein Scheduling oder andere Parameter festlegen. Ein Pflichtparameter ist die
initale Funktion des Threads, mit der dieser seine Ausfiihrung beginnt. Es ist
nicht moglich, eine Anzahl von Threads auf einmal zu erzeugen, dies muf3 durch
wiederholte Aufrufe erfolgen. Mittels der hierbei generierten Thread-Kennung
kann der erzeugende Thread auf das Ende des erzeugten Threads warten (siche
pthread join()).

e pthread detach()
Startet einen abgekoppelten Thread. Dies wird bei manchen Implementierungen
jedoch iiber die normale Funktion pthread create () erreicht, wenn sie mit
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dem entsprechenden Attribut als Parameter aufgerufen wird. Wenn ein Thread mit-
tels dieser Funktion entkoppelt wurde, kann auf ihn keinpthread join () mehr
ausgefiihrt werden, da die zugehorigen Datenstrukturen freigegeben wurden.

e pthread self ()
Liefert die numerische Kennung des aufrufenden Threads zuriick.

e pthread equal ()
Vergleicht zwei Thread-Kennungen auf Identizitit. Ublicherweise sind die Thread-
Kennungen ganze Zahlen und kdnnten somit auch mit einer einfachen Vergleichs-
operation behandelt werden; iiber pthread equal () erfolgt jedoch eine Ab-
straktion, die vollige Unabhédngigkeit von der unterliegenden Datenstruktur bietet.

e pthread exit ()
Beendet den Thread an dieser Stelle (und nicht erst am Ende der initialen Funktion).

e pthread join()
Blockiert den aufrufenden Thread solange, bis das der Thread, dessen Kennung
der Funktion iibergeben wurde, an das Ende seiner Ausfithrung gelangt (entwe-
der durch Erreichen des Endes der initialen Funktion oder durch Aufruf von
pthread exit ()).

¢ pthread setschedparam() und pthread getschedparam()
Setzt bzw. gibt die Parameter fiir das Scheduling wie die verwendete Strategie zum
Wechsel zwischen den Threads (FIFO, Round Robin oder andere) oder die Priori-
tat. Viele Implementierungen bieten jedoch nur ein festes Schedulingverfahren. In
dem Fall sind beide Funktionen obsolet. Die Parameter werden in einem Attribut
gespeichert (siehe folgendes Kapitel).

Attribute

Attribute eroffnen die Moglichkeit, spezielle Eigenschaften der zu startenden Threads zu
bestimmen. In den meisten Implementierungen ist so die Groe des Stacks bestimmbar;
selten kann auch die Art des Scheduling und die Prioritét eines Threads individuell be-
stimmt werden. Auch die Eigenschaften der Synchronisationsmittel (siche folgende Ab-
schnitte) wie Locks und Bedingungsvariablen werden iiber zugehorige Attribute gesteu-
ert.

e pthread attr init ()
Jedes Attribut muf3 vor der Verwendung initialisiert werden, um keinen unsinnigen
Werte zu enthalten. Ein derart initialisiertes Attribut kann danach an die eigenen
Bediirfnisse angepallt werden. Ein Attribut ist jedoch nicht fest an einen Thread
gebunden, da es einen prozeBweiten Sichtbarkeitsbereich hat. Daher kann es immer
wieder bei der Erzeugung neuer Threads verwendet werden.

e pthread attr destroy ()
Beseitigt ein Attribut nach der Verwendung. Gegebenenfalls kann es danach wieder
neu initialisiert werden.
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Eigenschaft Beschreibung
Threads
detachstate | Automatisches entkoppeln eines neuen Threads?
inheritsched | Werden die Scheduling-Attribute vom Vater-Thread
geerbt oder vom Attribut-Objekt {ibernommen?

schedparam Setzen der initialen Prioritit
schedpolicy | Setzen der Scheduling-Regeln

stacksize Setzen der Stackgrofie

stackaddr Angabe der Adresse des Stackspeichers
Mutexes

protocol Welche Prioritdt erhilt der Thread, der diese

Mutex belegt (die der Mutex oder die eines
Threads, der die Mutex bereits hilt)?
prioceiling | Setzen der minimalen Prioritét

Tabelle 3.4: POSIX.1c Attributeigenschaften

e pthread attr seteigenschaft ()
Setzt eine bestimmte Eigenschaft in einem Attribut. In Tabelle 3.4 sind einige der
zuldssigen Attributeigenschaften aufgefiihrt®. Um einem Objekt diese Eigenschaf-
ten zu verleihen, muf} bei der Erzeugung des Objekts auf dieses Attribut Bezug
genommen werden.

e pthread attr geteigenschaft ()

Legt die aktuellen Parameter fiir eine bestimmte Eigenschaft des Objekts, die durch
eigenschaft spezifiziert wird, in der Parameterstruktur ab. Objekte konnen in diesem
Zusammenhang Threads, Mutex Locks oder Bedingungsvariablen sein. Dadurch
kann man z.B. die Prioritét eines Threads erfahren, notigenfalls dndern und an den
Thread zuriickgeben. Bestimmte Figenschaften eines Threads konnen jedoch nur
von dem Thread selber erfahren werden; einzig die Schedulingparameter konnen
von auf3en beeinfluBt werden.

Mutex Locks

Mutex Locks sind eine grundlegende Einrichtung zur Synchronisation. Sie dienen dazu,
den Zugriff von nebenldufigen Programmteilen auf eine gemeinsame Ressource (etwa
eine globale Variable) zu serialisieren, um die Konsistenz der Daten zu bewahren. In Ka-
pitel 4.2 finden sich weitere Informationen iiber die Verwendung von Mutex Locks.

e pthread mutex init ()
Initialisiert einen Mutex Lock. Nach diesem Aufruf kann er benutzt werden. Es
ist zu beachten, da3 der Mutex Lock nur einmal initialisiert werden darf und nicht

3 Auf dem priméren Zielsystem Intel Paragon sind jedoch diese Attribute nicht implementiert
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etwa von jedem Thread, da ihr Sichtbarkeitsbereich prozeBweit ist. Daher sollten
die Mutex Locks, die verwendet werden, vom ProzeB initialisiert werden.

e pthread mutex destroy()
Beseitigt einen Mutex Lock und gibt die belegten Ressourcen frei. Ein Mutex Lock
sollte nur dann beseitigt werden, wenn sichergestellt ist, dal er nicht mehr belegt
ist.

e pthread mutex lock()

Mit diesem Aufruf versucht ein Thread einen Programmabschnitt zu betreten, der
durch einen Mutex Lock gesichert ist. Wenn sich bereits ein anderer Thread in
diesem Abschnitt befindet, hat dieser den Lock belegt. Folgende Aufrufe blockieren
dann, bis der Lock wieder freigegeben wird. Wenn mehrere Threads auf den Lock
warten, kann nicht davon ausgegangen werden, dafl die Threads den Lock in der
Reihenfolge erhalten, in der die Aufrufe von pthread mutex lock () erfolgt
sind.

e pthread mutex trylock()
Versucht ebenfalls, einen Mutex Lock zu belegen. Im Gegensatz zu
pthread mutex lock () blockiert dieser Aufruf jedoch nicht, wenn der
Lock nicht verfiigbar ist, sondern kehrt mit einer Fehlermeldung unmittelbar
zurlick.

e pthread mutex unlock ()
Gibt einen belegten Mutex Lock wieder frei. Wenn in der Kombination von
lock () und unlock () nicht sorgfiltig darauf geachtet wird, daf} jeder belegt
Lock auch garantiert nach endlicher, moglichst kurzer Zeit wieder freigegeben wird,
kann es zu Deadlocks kommen.

Bedingungsvariablen

Bedingungsvariablen werden dazu benutzt, um ohne den Verbrauch von Rechenzeit auf
ein bestimmtes Ereignisses (d.h. einen bestimmten Zustand der Bedingungsvariablen) zu
warten. Uber den Eintritt dieses Ereignisses werden die wartenden Threads durch den
Thread, der das Ereignis auslost, informiert (signalisiert). Dabei muf3 beachtet werden,
daf} diese Signale nicht gesammelt werden, um von einem spiter an der Bedingungsva-
riablen eintreffenden Thread ausgewertet zu werden. Vielmehr geht ein solches Signal
verloren, wenn nicht zur gleichen Zeit ein Thread auf dieses Signal wartet. Dies kann zu
Deadlocks fiihren, wenn nicht wie in Abbildung 3.1 neben dem obligatorischen Mutex
Lock mit einer zusitzlichen boolschen Variablen gearbeitet wird. Damit wird verhindert,
daf} ein Thread auf ein Ereignis wartet, das schon lingst eingetreten ist und u.U. nie wie-
der eintreten wird.

e pthread cond init ()
Initialisierung einer Bedingungsvariablen.
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Algorithmus 3.1 Deadlocksichere Verwendung von Bedingungsvariablen

int event occured = FALSE;
pthread condvar t *event cv;
pthread mutex t *event mtx;

void signaling thread()

{
pthread mutex lock (event mtx) ;
event occured = TRUE;
pthread cond signal (event cv);
pthread mutex unlock (event mtx);

void waiting thread()
{
pthread mutex lock (event mtx) ;
while (l!event occured)
/* gibt Lock ab und wartet an Bedingungsvariablen */
pthread cond wait (event cv, event mtx) ;

/* Lock endgueltig abgeben */
pthread mutex unlock (event mtx);
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pthread cond destroy()

Freigeben der durch die Bedingungsvariablen belegten Resourcen. Vor der Freigabe
muf sichergestellt sein, da3 keine Threads mehr an dieser Bedingungsvariablen
warten, um Deadlocks zu vermeiden.

pthread cond wait ()

Sobald ein Thread diese Funktion aufruft, wartet er auf das Eintreten des zu der
Bedingungsvariablen gehdrenden Ereignisses, was ihm mittels der Signalisierung
durch einen anderen Thread mitgeteilt wird. Er gibt also den Prozessor an dieser
Stelle ab und kann ihn nur noch durch einen anderen Thread zuriickerhalten.

pthread cond timedwait ()

Mittels dieses Aufrufs wartet der Thread nur eine maximale Zeit auf die Signali-
sierung durch einen anderen Thread, bevor er wieder als ausfiihrbereit eingestuft
wird. Dies kann zur Vermeidung von Deadlocks eingesetzt werden, was iiblicher-
weise aber auch anders sichergestellt werden kann. Daher ist diese Funktion nicht
auf allen Systemen implementiert.

pthread cond signal ()

Der aufrufende Thread signalisiert einem der (moglicherweise) an der Bedingungs-
variablen wartenden Threads, daf} die entsprechende Bedingung eingetreten ist.
Dieser erhilt aber zu diesem Zeitpunkt nicht notwendigerweise sofort den Prozes-
sor. Es ist auch nicht bestimmbar, welchem Thread signalisiert wird, wenn mehrere
Threads an der betreffenden Bedingungsvariablen warten sollten.

pthread cond broadcast ()

Alle an der betreffenden Bedingungsvariablen wartenden Threads werden durch
diesen Broadcast signalisiert. Sie kommen jedoch nicht sofort zur Ausfithrung (d.h.
der aufrufende Thread behidlt moglicherweise den Prozessor), und die Reihenfolge,
in der die Threads schlielich zur Ausfithrung kommen, ist ebenfalls nicht bestimm-
bar und unabhingig von der Reihenfolge, in der sie an der Bedingungsvariablen
angelangt sind.
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3.5 Uberlappung von Latenzzeiten durch Multithrea-
ding

Ein Einsatzgebiet von Threads, das auch den Schwerpunkt dieser Arbeit darstellt, ist
das Verbergen von kommunikationsbedingten Latenzzeiten in Parallelrechnern durch den
Einsatz von Multithreading. In jeder realen parallelisierten Anwendung tritt mehr oder
weniger Kommunikation zwischen den einzelnen Prozessoren auf. Diese Kommunikati-
on findet auf NORMA-Systemen durch den Austausch von Nachrichten (message pas-
sing) oder den dariiber softwaremafig realisierten Zugriff auf entfernten Speicher statt;
auf Systemen mit gemeinsamen Speicher fiihrt der Zugriff auf diesen Speicher ebenfalls
zu Latenzzeiten.

Die Auslastung der Prozessoren kann jedoch verbessert werden, wenn wihrend dieser
Latenzzeiten nicht nur auf das Fintreffen des Ergebnisses der Kommunikation gewartet
wird, sondern andere Aufgaben erledigt werden, die mit der laufenden Kommunikation in
keinem Zusammenhang stehen und selber nicht wiederum Kommunikation auslosen. Die-
se Uberlappung von Kommunikation und Ausfiihrung kann zum einen explizit program-
miert werden, indem ein asynchroner Befehl zur Kommunikation vor einer Anzahl von
Befehlen auf lokal vorhandene Daten abgesetzt wird, bevor nach erfolgter Abarbeitung
dieser Befehle mit dem Ergebnis der Kommunikation weitergearbeitet wird (sieh auch
Kapitel 3.5.2). Diese Vorgehensweise ist aber nur moglich, wenn in dem verwendeten
Programmiermodell Kommunikation explizit erfolgt. Gerade in modernen Programmier-
modellen (z.B. HPF oder SVM-Fortran mit virtuell gemeinsamen Speicher) wird jedoch
versucht, das Erstellen von parallelen Anwendungen dadurch zu vereinfachen, daf sich
der Programmierer nicht mehr selber um die Abwicklung der Kommunikation zu kiim-
mern braucht. Diese wird implizit abgewickelt. Der Programmierer kann daher gar nicht
mehr genau wissen, wo denn Kommunikation beim Ablauf seines Programmes stattfinden
wird, es sei denn, er benutzt Werkzeuge, die zur Laufzeit des Programmes sein Kommu-
nikationsverhalten protokollieren. Dadurch konnen die Stellen, an denen Leistungsverlust
durch Kommunikationslatenz auftritt, ermittelt werden. Sodann muf} ein Ansatz gefunden
werden, diese LeistungseinbuBen durch Uberlappung von Kommunikation und Ausfiih-
rung zu minimieren.

Ein solcher Ansatz ist der Einsatz von Threads. Das Prinzip ist einfach: obwohl die Kom-
munikation implizit abgewickelt wird, weill der Programmierer entweder aus dem Code,
seiner Erfahrung oder durch den Einsatz der angesprochenen Werkzeuge, in welchen Ab-
schnitten seines Programms Kommunikation auftreten wird. Eine Schleife etwa, in der
Zugriffe auf ein groBeres Feld erfolgen, birgt potentielle Kommunikation. Daher unter-
teilt der Programmierer oder idealerweise der Compiler diese Schleife in mehrere unab-
hingig voneinander zu verarbeitende Abschnitte und verteilt diese auf eine gleiche Anzahl
von Threads. Wenn nun ein Thread aufgrund von Kommunikation warten muf3, schaltet
das Betriebssystem oder gegebenenfalls das Laufzeitsystem zum néchsten ausfiihrberei-
ten Thread um. Damit diese Strategie tatsidchlich zu einer Leistungssteigerung fiihrt, sind
einige Rahmenbedingungen zu beachten, um eine geeignete Parametrisierung zu errei-
chen. Diese werden im folgenden Kapitel ermittelt.
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3.5.1 Analytisches Modell zur Effizienz

In [33] findet sich ein einfaches analytisches Modell fiir eine Architektur, die Kommu-
nikation und Berechnung durch Multithreading iiberlappt. Das Modell beruht auf vier
Parametern:

e L ist die Latenz, die durch Kommunikation auftritt. In der einfachsten Version des
vorgestellten Modells ist L konstant. Ein erweitertes, realistischeres Modell nimmt
L als eine geometrisch verteilte Gro3e an, was zu einer Markovkette fiihrt. In der
Realitit ist diese GroBe von der System-Hardware, aber auch vom Verhalten des
eigenen Programm und anderer auf dem System laufender Programme abhéngig
und daher stochastisch.

o N stellt die zur Laufzeit konstante Anzahl der Threads auf einem Prozessor dar. Sie
kann entweder bereits zur Compilezeit oder erst zur Laufzeit vom Programmierer
bzw. der Laufzeitumgebung bestimmt werden.

o C reprisentiert die Anzahl an Zyklen, die fiir einen Kontextwechsel zwischen zwei
Threads verloren gehen. Dies ist eine zeitlich konstante Grof3e, die von der Hard-
ware und dem Laufzeitsystem, also der verwendeten Thread-Bibliothek, abhéngt.

e R steht fiir die zeitliche Distanz zwischen zwei Kontextwechseln aufgrund von
Kommunikation. R setzt sich aus Programmverhalten und Speichermodell des Sy-
stems zusammen und ist wie L eine stochastische Grofe.

Der Wirkungsgrad eines Prozessors in diesem Modell definiert sich allgemein wie folgt:

B Busy
N Busy + Switching + Idle

ep

Hierbei ist Busy die Zeit, in der der Prozessor an seiner origindren Aufgabe arbeitet, Swit-
ching die Zeit, die er bei Kontextwechseln zwischen Threads verbraucht sowie Idle die
beim Warten verstrichene Zeit.

Einige grundlegende Zusammenhénge lassen sich daraus schnell herleiten, wenn man R
und C konstant annimmt. Fiir einen Prozessor mit nur einem Thread ergibt sich dann eine

Effizienz von
R 1

T R+L 1+1L
Der starke Leistungsabfall eines solchen Systems bei groler Kommunikationslatenz wird

aus dieser Formel deutlich. Die maximal erreichbare Effizienz eines Prozessor mit meh-
reren Threads ergibt sich analog zu

€1

R 1
Cmar — -
R+C  1+%

da hierbei alle Latenzzeiten wegfallen, jedoch Verluste durch die erforderlichen Kontext-
wechsel anfallen. Diese sollten demnach moglichst deutlich kiirzer sein als die Kom-
munikationslatenz, um die Effizienz zu verbessern. Die maximale Effizienz kann dann
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erreicht werden, wenn jederzeit ein ausfithrbereiter Thread zur Verfiigung steht, um einen
blockierten Thread abzuldsen. Diesen Zustand bezeichnet man als Sdttigung, die sich
dann einstellt, wenn der Prozessor mehr Zeit damit verbringt, andere Threads zu bear-
beiten als zur Abwicklung einer Kommunikationsanforderung benétigt wird, wenn also
(N —1)(R+ C) > L gilt. Die zur Sittigung notwendige Anzahl von Threads ergibt sich

daraUS alS
N attigung — 1 31
Sattigung R C ( )

Fir N < Nguuigung, Wenn also der Prozessor nicht bei jedem filligen Kontextwechsel
einen ausfiihrbereiten Thread vorfindet, fiihrt dieses Modell zu einer linear verlaufenden

Effizienz:
NR

€linear — m

Eine bessere Modellierung des realen Systemverhaltens ist moglich, wenn R als stochasti-
sche GroBe mit geometrischer Verteilung angenommen wird. Dann kann die Wahrschein-
lichkeit, als ndchtes eine Anweisung auszufiihren, die einen Kontextwechsel auslost, zu
p = % gewiahlt werden. Dies fiihrt zu einer Markov-Kette, die auch in einem Petrinetz
(Abbildung 3.1) dargestellt werden kann. In dieser Darstellung ist E ein sofortiger Uber-
gang, C und L sind deterministische Uberginge und R ist, wie schon erwihnt, ein stocha-
stischer Ubergang. Zustand A wurde nur eingefiigt, um deutlich zu machen, da immer
nur ein Thread im Zustand Running oder Leaving sein kann. Die resultierende Markov-
kette enthilt bereits bei kleinen Werten ® von R,N, L und C mehrere Millionen Zustinde,
so daf} die Effizienz daraus numerisch kaum zu bestimmen ist. Unter gewissen, unkriti-
schen Einschridnkungen und Vereinfachungen kann jedoch eine exakte Losung ermittelt
werden [32]. Gleichung 3.2 gibt fiir das stochastische Modell den Sittigungspunkt an, al-
so die Anzahl von Threads, die nétig ist, um die Effizienz des Prozessors zu maximieren.
Dabei gibt o den Grad des Vertrauens darauf an, da3 der Prozessor nicht in die Situtation
kommt, keinen ausfiihrbereiten Thread zur Verfiigung zu haben. Bei @ = 0 ergibt sich
wieder Gleichung 3.1; o = 1 fiihrt zu einer Effizienz, die fiir bei N = Ngiitigun, Threads
bei 95% des theoretischen Maximums liegt.

aR +\/(aR)* +4L(R + ()
2R+ C) i+l (32)

NSEittigung -

Die Beriicksichtigung der Verwendung von Caches nihert das Modell weiter an die realen
Verhiltnisse an. Das wesentliche Ergebnis einer derartigen Erweiterung des analytischen
Modells ist, dal die Effizienz bei steigender Anzahl von Threads nicht mehr gegen das
theoretische Maximum konvergiert, sondern durch die zunehmend schlechtere Nutzung
des Caches jenseits des Sittigungspunktes wieder absinkt. Wenn schlielich jeder Zu-
griff in den Cache einen Cache Miss erzeugt, bleibt die Effizienz auf einem konstanten,
niedrigen Niveau. Es ensteht also im realen Einsatz von Multithreading zum Zwecke der
Uberlappung von Kommunikation und Berechnung das Problem, einen optimalen Grad
der Nebenldufigkeit, sprich Anzahl der Threads, zu verwenden.

SFiir L = 128, C' = 2 und N = 4 hat die Markov-Kette bereits mehr als 9 Millionen Zustinde.
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Abschlieend sind in den beiden Abbildungen 3.2 und 3.3 der Verlauf der Effizienz und
die Zahl der zur Sittigung notwendigen Threads nach diesem Modell aufgetragen. Da-
zu wurden Werte der Kontextwechselzeit C und Seitenfehlerlatenz L verwendet, die in
Kapitel 6 fiir Intel Paragon ermittelt wurden.

Running Leaving Blocked

L

R C

Abbildung 3.1: Multithreaded Prozessor als Petrinetz

Effizienz Beispiel Intel Paragon

O ;

0 2000 4000 6000 8000 10000

R
Lauflinge der Threads [us]

Abbildung 3.2: Effizienz als Funktion der Lauflinge R;
Latenz bei Speicherzugriff und Kontextwechsel als Parameter (Beispiel-
werte von Intel Paragon)
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Threads zur Siittigung

Latenz L = 2600 us
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Lauflinge der Threads [us]

Abbildung 3.3: Zahl der zur Sittigung notigen Threads als Funktion der Lauflinge R;
Latenzen bei Kontextwechsel als Parameter
(Beispielwerte von Intel Paragon)
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3.5.2 Hardware-unterstiitztes Multithreading

Wie im vorhergegangenen Abschnitt deutlich wurde, hingt die Effizienz des Multithrea-
ding wesentlich von dem Verhéltnis der Lauflinge eines Threads zu der auftretenden La-
tenz beim Kontextwechsel ab. Eine wirkungsvolle Vergroerung der Lauflinge ist auch
mittels Hardwareunterstiitzung erreichbar. Dazu ist es wichtig, da3 der Prozessor mehrere
Kontexte zugleich speichern kann. Ansonsten tritt durch einen Kontextwechsel wiederum
ein Zugriff auf den externen Speicher auf, um den nichsten Thread zu starten. In einem
solchen Fall lohnt sich Multithreading nur, wenn es sich um eine NUMA-Architektur
handelt und die Threadkontexte in einem schnelleren Speicher liegen als der Speicher,
in den die Referenz erfolgt, die zum Kontextwechsel fiihrte. Hier werden nun Strategien
zum Hardware-unterstiitzten Kontextwechsel auf UMA-Systemen ohne und mit Caches
vorgestellt.

Multikontext ohne Caches

Es gibt verschiedene Ansétze der Hardware-Unterstiitzung, um mittels Multithreading
Latenzzeiten zu verstecken. Die einfachste Methode ist es, bei jeder Speicherreferenz den
Kontext zu wechseln (switch-on-load). Hinsichtlich des kritischen Faktors bei der Effi-
zienz des Multithreading, der Lauflinge der Threads, ist switch-on-load nicht optimal,
da sofort nach jeder Referenz der Kontext gewechselt wird, auch wenn kurz darauf er-
neut eine Referenz erfolgt. Switch-on-use verbessert dieses Verhalten und erlaubt lingere
Laufzeiten der Threads, indem der Kontext erst dann gewechselt wird, wenn auf einen
Wert zugegriffen wird, der zuvor angefordert wurde und noch nicht eingetroffen ist. Eine
Variante von switch-on-use ist explicit-switch. Hierbei wird der Kontextwechsel expli-
zit aufgerufen, im Gegensatz zum impliziten, aber Hardware-technisch aufwendigeren
switch-on-use. Ein angepaliter Compiler kann damit Code erzeugen, in dem die Refe-
renzen auf externe Speicherstellen (unter Beachtung der Datenabhidngigkeiten) gruppiert
werden, bevor der Kontext gewechselt wird. Ein Beispiel (ein Ausschnitt aus einem Lo-
ser fiir Laplace-Gleichungen) findet sich in Abbildung 3.4. Es ist deutlich, wie die Anzahl
von Kontextwechseln durch den Einsatz der expliziten Switch-Anweisung gegeniiber dem
switch-on-load Verfahren reduziert werden kann. Detaillierte Untersuchungen finden sich
in [31].

Multikontext mit kohdrenten Caches

Der Einsatz von Caches bei Multithreading fithrt zu einem deutlichen Anstieg der Thread-
lauflangen, da ein groBer Teil der externen Referenzen aus dem Cache bedient werden
kann (cache-hit). Bei einem cache-hit ist ein Kontextwechsel nicht mehr effizient und
unterbleibt. Diese erhohte Lauflinge fiihrt dazu, dal der Grad des Multithreading her-
abgesetzt werden kann und somit Hardware-Kontexte eingespart werden konnen. Dies
fiihrt zu einer Designentscheidung zwischen Grofle und Art des Caches und Zahl der
Hardware-Kontexte.

Die Kriterien zum Kontextwechsel sind zunédchst dhnlich zu denen im vorherigen Ab-
schnitt. Bei switch-on-miss wird zum nichsten Thread gewechselt, wenn eine Referenz
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(a) switch-on-load (b) explicit-switch

Abbildung 3.4: Reduzierung der Kontextwechsel durch explicit-switch

nicht aus dem Cache bedient werden konnte, bei switch-on-use-miss wird erst gewech-
selt, wenn der tatsdchliche Zugriff auf diese Referenz erfolgt. Wenn man davon ausgeht,
daB in jedem Fall geniigend Hardware-Kontexte zur Verfiigung stehen, um alle Threads
im Prozessor zu halten, so liegt die Performance beim Einsatz von Caches im Bereich von
wenigen Prozentpunkten unterhalb bis zu 15 Prozent oberhalb eines Systems ohne Cache
[31]. Dies ist zuriickzufiihren auf die groere Lauflinge der Threads.

Ahnlich wie durch die Gruppierung von Referenzen auf externen Speicher und den an-
schlieBenden expliziten Kontextwechsel eine Leistungssteigerung bei fehlendem Cache
erzielt werden konnte, kann dies bei vorhandenem Cache durch einen bedingten Kontext-
wechsel (conditional-switch) erfolgen. Hierbei wird nur dann ein Kontextwechsel durch-
gefiihrt, wenn eine der Referenzen nicht aus dem Cache bedient werden konnte. Die Lei-
stungssteigerung durch conditional-switch ist jedoch weit weniger hoch wie bei explicit-
switch, da nach den Ergebnissen von Boothe mitunter [31] 96% bis 99% der Referenzen
aus dem Cache bedient werden’, wobei jedesmal die conditional-switch Anweisung Takt-
zyklen verbraucht.

Aufgrund der langeren Laufzeiten der Threads beim Einsatz von Caches wird ein Modifi-
kation des Scheduling wichtig, so daf nicht nur bei einem cache-miss ein Kontextwechsel
durchgefiihrt wird. Sonst kann es vorkommen, daf3 ein Thread mit sehr langer Laufzeit an-
dere Threads blockiert, die nur kurz laufen, da sie z.B. einen Lock belegen wollen.

Beispiele fiir Multikontext-Systeme

Tera MTA Ein seit geraumer Zeit in Entwicklung befindliches System, das das
Multikontext-Prinzip in einer sehr ausgepriagten Weise zu verwirklichen verspricht, wurde

"CachegroBe 64 Kbyte, Programme sieve (Primzahlenberechnung), sor (Loser fiir Laplace-
Gleichung), Ugray (Ray-Tracing), water (N-Korper Simulator mit limitiertem Interaktions-Radius),
Locus (Routing fiir VLSI- Schaltungen) und Barnes (N-Korper Gravitations-Simulator). Andere Pro-
gramme wie z.B. Matrixmultiplikation ergaben 84% Trefferquote.
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von der Tera Computer Company [1] unter dem Namen Tera MTA vorgestellt. Es ist ein
massiv-paralleles MIMD-System mit der Topologie eines dreidimensionalen Torus und
verteiltem Speicher. MTA steht fiir Multithreaded Architecture, denn die Prozessoren des
Tera-Systems fiihren bis zu 128 Instruktionsstrome zur gleichen Zeit aus. Zwischen die-
sen Stromen, die hier gleichbedeutend mit hardware-verwalteten Threads sind, kann mit
jedem Uhrentakt umgeschaltet werden. Wenn ein Thread eine Instruktion starten konn-
te, gelangt diese in die Prozessor-Pipeline. AnschlieBend wird der néchste ausfiihrbereite
Thread ausgewihlt, d.h. ein Thread, der momentan keine Instruktion in der Pipeline hat,
um seine nédchste Instruktion auszufiihren. Bei einer Pipeline-Latenz von etwa 70 Takten
und verzogerungsfreien Wechseln zwischen den Threads werden somit rund 70 Threads
benotigt, um den Prozessor voll auszulasten.

Die Wechsel zwischen den Threads erfolgen verzogerungsfrei, da der gesamte Hardware-
kontext des Prozessors in 128facher Ausfiihrung existiert, und somit jeder Thread seinen
eigenen Kontext besitzt. Damit erfordert ein Kontextwechsel zwischen den Threads keine
Aus- und Finlagerung von Registerinhalten, sondern nur ein Wechsel des aktiven Kontex-
tes, der bereits im Prozessor vorliegt. Jeder dieser Kontexte besteht aus

¢ 1 64-Bit Statuswort
In der unteren Hélfte enthilt es den 32-Bit-breiten Programmzéhler und in den obe-
ren 32 Bit verschiedene Zustandsindikatoren.

o 32 64-Bit Universalregister

o 8 64-Bit Zielregister
Mit Hilfe der Zielregister kann ein Verzweigungsziel von der zugehorigen Instruk-
tion getrennt werden. Dadurch konnen Instruktionen an der Zieladresse vorab gela-
den werden (Prefetching), und die eigentlichen Verzweigungsinstruktionen werden
kleiner, was kleinere Schleifen bewirkt.

Insgesamt fiihrt dies zu 5248 64-Bit Registern im Prozessor, die in Funktion und Menge
mit Vektorregistern oder Cache-Worten verglichen werden konnen.

Weitere Eigenschaften des Tera-Systems, die das Multikontext-Prinzip unterstiitzen, sind

o Explicit-Dependence Lookahead

Um eine gute Auslastung des Prozessors auch mit weniger Threads zu gewéhr-
leisten, miissen mehrere Instruktionen eines Threads gleichzeitig in der Prozessor-
Pipeline verarbeitet werden. Dies erfordert die Beachtung von Abhéngigkeiten zwi-
schen diesen Instruktionen. Der herkdmmliche Ansatz des Scoreboarding [12] kann
hier nicht verwendet werden, da er bei der Zahl der Kontexte zu viel Bandbreite an
Registern bendtigen wiirde. Daher wurde die ausdriickliche Abhdngigkeit einge-
fiihrt. Hierbei hat jede Instruktion ein 3 Bit breites Vorschau-Feld, in dem angege-
ben ist, wieviele Instruktionen in diesem Strom folgen, bevor eine Instruktion von
der aktuellen Instruktion abhingig ist. Dieser Eintrag mufl zur Compilezeit ermit-
telt werden. Da der maximal darstellbare Wert in diesem Feld 7 ist, konnen sich
maximal 8 Instruktionen eines Stroms zur gleichen Zeit in der Pipeline befinden. In
diesem Fall reichen bereits 9 Threads aus, um den Prozessor voll auszulasten.
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e Protection Domains

Auf jedem Prozessor konnen bis zu 16 Schutzbereiche eingerichtet werden, die den
Programm- und Datenspeicher sowie die Zahl der Threads definieren. Dies stellt
eine Art von Prozef3 oder virtuellem Prozessor dar, der fiir die Anwendung trans-
parent ist. Tatsdchlich kann dieser virtuelle Prozessor von einem physikalischem
Prozessor auf einen anderen transferiert werden. Innerhalb dieses Schutzbereichs
konnen mit unpriviligierten Befehlen neue Threads erzeugt werden, wozu nur we-
nige Register initialisiert bzw. vom aktuellen Thread kopiert werden miissen.

o Tagged Memory

Jedes 64-Bit Wort im Speicher besitzt zusdtzlich 4 Statusbits, mit denen die Seman-
tik des Speicherzugriffs erweitert wird. Zur sehr leichtgewichtigen Synchronisation
der Threads dient ein full/empty-Bit, das angibt, ob das Datum giiltig (full) oder un-
giiltig (empty) ist. Mit Lade- und Speicherinstruktionen, die den Zustand dieses Bits
beriicksichtigen (z.B. das Datum nicht lesen, solange es als empty deklariert ist)
und im Anschlu3 ggf. dndern, ist bereits eine Synchronisation erfolgt. Dabei kann
zunichst eine einstellbare Zahl von Versuchen erfolgen, etwa eine Speicherstelle
zu lesen, wenn sie als empty markiert ist. Dazwischen erfolgen weiterhin Kontext-
wechsel. Fiihren diese Versuche nicht zum Erfolg, wird eine schwergewichtigere
Synchronisationsmethode verwendet.

SB-PRAM Das SB-PRAM-System [16] verfolgt eien dhnlichen Ansatz. Es handelt sich
um ein skalierbares paralleles MIMD-System mit physikalisch verteiltem Speicher, der
jedoch als gemeinsamer Speicher dargestellt wird. Bislang erfolgte der Ausbau auf 4 Pro-
zessoren, weshalb nicht von massiver Parallelitdt gesprochen werden kann.

Der PRAM-Prozessor unterstiitzt 32 sogenannte virtuelle Prozessoren (vP), die den In-
struktionsstromen der Tera MTA entsprechen. Auch hier wird nach Abgabe einer Instruk-
tion eines vPs an die Pipeline des physikalischen Prozessors ein Kontextwechsel zum
nichsten vP durchgefiihrt. Die Besonderheiten des SB-PRAM sind einige Aspekte der
Architektur (Speicherzugriff iiber Hash-Funktionen zur Vermeidung von Flaschenhélsen)
und die vergleichsweise einfache Hardware-Technische Implementierung (off-chip Ca-
che, echtes RISC mit gleicher Linge und Ausfithrungszeit aller Instrukionen), was ein
kostengiinstiges System ermoglicht.

3.5.3 Software-unterstiiztes Multithreading

Auf vielen Systemen ist keine besondere Hardware-Unterstiitzung fiir Multithreading im-
plementiert (Beispiel Intel Paragon), obwohl hier lange Latenzen beim Zugriff auf nicht-
lokalen Speicher auftreten® Hier kann nur Software-MiBiges Multithreading eingesetzt
werden. Natiirlich ist hierbei die Latenz beim Kontextwechsel deutlich hoher; wenn je-
doch die zu versteckende Latenz beim Speicherzugriff hoch genug ist, kann man die

8Die Intel Paragon wurde vom Hersteller auch als NORMA-System entwickelt; der virtuell gemeinsame
Speicher wurde nachtriglich von Dritten [20] entwickelt.



32 3.5. UBERLAPPUNG VON LATENZZEITEN DURCH MULTITHREADING

Prozessorausnutzung und damit die Leistung denoch steigern. Die maximal erreichba-
re Leistung bei langen Speicherlatenzen (500 bis 1000 Taktzyklen) liegt dabei nach Un-
tersuchungen in [31] allerdings selbst bei gleicher Kontextwechsellatenz unterhalb der
Leistung bei kurzen (200 Taktzyklen) Speicherlatenzen. Dafiir gibt es mehrere Griinde,
die bei langen Speicherlatenzen besonders ins Gewicht fallen:

o Kurze Laufzeiten: wenn mehrere nacheinander ausgefiihrte Threads kurze Lauf-
zeiten haben, kann die entstandene Speicherlatenz einfach nicht mehr tiberdeckt
werden.

¢ Unbalancierte Last: bei unausgegelichener Lastverteilung auf die Threads erfihrt
derjenige Thread, der aufgrund der hoheren Last als letzter 14uft, die volle Spei-
cherlatenz. In dieser Zeit miissen die anderen Threads zur Synchronisation auf ihn
warten (siehe Abbildung 3.5).

¢ Blockierung durch Lock: wenn ein Speicherzugriff innerhalb eines durch einen
Lock abgesicherten exklusiven Bereichs erfolgt, konnen die nachgeschalteten
Threads nicht in diesen Bereich eintreten, sondern miissen die volle Speicherlatenz
abwarten.

Trotz dieser Einschrinkungen ist der Finsatz von Multithreading sinnvoll, da die Leistung
gegeniiber der Ausfithrung in nur einem Thread stark gesteigert werden kann (relativ
gesehen sogar stérker als bei kiirzeren Speicherlatenzen).

4 Threads vom Prozessor auszufuchren
Jeder Block entspricht 200 Zyklen Lauflacnge

?00 ;Zyklén Sp;eich:erlaténz Effizienz: 88%

l;ffizienz::74‘7¢:;
m
1000 Zykzlen Szpeiczherlaitenz E:ffizi?nz: 50%

Zeit (200 Zyklen pro Linie)

Abbildung 3.5: Verringerte Leistungszunahme durch Multithreading bei steigender
Speicherlatenz und unausgeglichener Lastverteilung

3.5.4 Andere untersuchte Verfahren

Neben der Verwendung von Multithreading zur Verminderung der effektiven Speicher-
latenz gibt es noch andere Verfahren, die dieses Ziel verfolgen . In den folgenden Ab-
schnitten findet sich dazu ein vergleichender Uberblick. Zwar basieren diese Verfahren
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im wesentlichen auf Hardware und lassen sich daher in einem vorhandenen System nicht
nachriisten, jedoch ist es vorteilhaft, die in einem System bereits verwendeten Verfah-
ren zur Reduzierung von Speicherlatenz zu kennen, um diese durch Software weiter zu
reduzieren.

Koharente Caches

In Systemen mit nur einem oder wenigen Prozessoren werden Hardware-méBig kohirent-
gehaltene Caches inzwischen standardmé@Big eingesetzt. Bei bus-basierten Multiprozesso-
ren ist das Kohérenzproblem durch Verwendung von bus-snooping noch relativ leicht zu
16sen. In massiv-parallelen Systemen mit einem Verbindungsnetzwerk ist das Kohérenz-
protokoll jedoch weitaus aufwendiger, wodurch in vielen Systemen nur Software-méaBig
kohérent gehaltene oder gar keine Caches zum Einsatz kommen.

Schon im Kapitel 3.5.2 wurde anhand der bei vielen Anwendungen zu erwartenden hohen
Quote der Cachetreffer von bis zu 96% dargestellt, welch starken Einfluf ein Hardware-
miBig kohérent gehaltener Cache auf die effektive Speicherlatenz hat. Jedoch wird in den
Untersuchungen in [10] selbst bei Trefferquoten von weniger als 70% eine Leistungsstei-
gerung um iiber 100% erreicht. Dabei bleibt aber die effektive Prozessorauslastung immer
noch unterhalb von 30%, was den Einsatz weiterer Techniken notwendig macht.

Schwache Speicherkonsistenz

Modelle zur Speicherkonsistenz in Multiprozessorsystemen sind, ebenso wie die kohéren-
ten Caches, eine Designfrage der Hardware [14]. Die Frage ist dabei immer, wie sich die
Reihenfolge der Befehlsausfithrung zu der Reihenfolge der enthaltenen Speicherzugriffe
auf gemeinsamen Speicher verhilt.

Das konservativste Speichermodell ist das der sequentiellen oder strengen Konsistenz.
Hierbei werden alle Speicherzugriffe genau in der Reihenfolge des Auftretens in der In-
struktionsfolge ausgefiihrt. D.h., ein Prozessor kann keinen Speicherzugriff ausfiihren,
bevor nicht der letzte Schreibvorgang eines Prozessors im System abgeschlossen ist. Es
kann immer nur ein einziger Prozessor auf den Speicher zugreifen, und dieser Zugriff
erfolgt atomar. Obwohl dadurch groe Speicherlatenzen auftreten, ist dieses Modell sehr
verbreitet, da es vergleichsweise einfach zu implementieren ist.

Ein anderes Modell, das kiirzere Speicherlatenz bietet, ist die schwache Konsistenz (Weak
Consistency). Es gibt eine Anzahl von leicht unterschiedlichen Definitionen einer schwa-
chen Konsistenz, die u.a. verschiedene Grade dieser nicht-sequentiellen Konsistenz de-
finieren. Allgemein gilt aber, da durch ein solches Modell ein Puffern oder Pipelining
aufeinanderfolgender Zugriffe oder eine Ausfiihrung in anderer Reihenfolge als vom Pro-
grammecode vorgesehen moglich ist. Meistens wird dabei zwischen Lese- und Schreibzu-
griffen unterschieden: beim TSO Modell [36], das in einigen Varianten der Sun SPARC
Architektur verwirklicht wurde, werden Schreibzugriffe eines Prozessors in einem priva-
ten FIFO-Puffer abgelegt, Lesezugriffe sind jedoch ungepuffert.



34 3.5. UBERLAPPUNG VON LATENZZEITEN DURCH MULTITHREADING

In [10] wurde eine andere Variante von schwacher Konsistenz , das Release Consistency
Modell, quantitativ untersucht. In diesem Modell miissen Speicherzugriffe, die der Syn-
chronisation dienen, als solche gekennzeichnet als lock (Lesezugriff, auch als Teil eines
Lese-Andere-Schreibe Zyklus) oder unlock (Schreibzugriff) klassifiziert werden. Zwi-
schen diesen beiden Punkten konnen Speicherzugriffe sodann flexibel durch Pufferung
und Pipelining beschleunigt werden. Dieses Modell beseitigt nach den Untersuchungen
in [10] den GroBteil der Schreiblatenz, was zu Leistungssteigerungen zwischen 9% und
gut 50% fiihrt. Es erfordert jedoch eine hohere Hardware-Komplexitit und ein komlexeres
Programmiermodell.

Prefetching

Beim Verfahren des Prefetching, also dem vorweggenommenen Laden von Daten und
Befehlen in einen Speicherbereich muf3 unterschieden werden zwischen Software- und
Hardware-Prefetching, wobei hier aber nur die Software-basierte Variante betrachtet wird.

Beim Software-Prefetch wird das Vorabladen durch eine explizite Anweisung ausgeldst,
die entweder manuell oder durch einen Compiler eingesetzt werden kann. Die Untersu-
chungen von Gupta et al.[10] zeigen jedoch, daf} bereits eine deutliche Leistungssteige-
rung erreicht werden kann, wenn an den entscheidenden Stellen, an denen vorhersagbare
und eindeutig strukturierte Zugriffsmuster auftreten, einige Prefetchanweisungen plaziert
werden. Diese Stellen konnen bereits gut vom Programmierer ermittelt werden, so dal3
ein Einsatz von Prefetching auch ohne angepaliten Compiler erfolgen kann. Bei Gupta
wurden so Leistungssteigerungen von 14% bis 60% erreicht; die Kombination von Pre-
fetching mit dem Release Consistency Modell erbrachte dabei durchweg die besten Er-
gebnisse.

Fiir den am hiesigen Institut entwickelten SVM-Fortran Compiler wurde Prefetching ein-
gefiihrt. Ein synthetischer Benchmark (siehe Programm 3.2) zeigte dabei gute Ergebnisse,
die aus Abbildung 3.6 ersichtlich sind. Dort sind die Ausfiihrungszeiten eines Schleifen-
durchlaufs des angegebenen Benchmarks ohne und mit Prefetching dargestellt sowie unter
Aufbau die fiir das Prefetching einmalig benotigte Zeit fiir den Aufbau der Prefetching-
Liste inklusive des ersten Schleifendurchlaufs. Deutlich wird bei diesen Messungen aber
auch, wie groB3 der Einflu} von Seitenfehlern auf die Systemleistung bei einem NORMA-
System wie der Intel Paragon ist. Wenn es gelingt, diese Seitenfehler zu vermeiden oder
verstecken, ist die Systemleistung fiir diesen Benchmark bereits doppelt so hoch. Prefet-
ching rentiert sich allerdings erst bei mehrfachen Durchlaufen der zugehorigen Region
sowie einer moglichst grolen Anzahl von Seiten, wohingegen der Ansatz des Multithrea-
dings bereits beim erstmaligen und moglicherweise einzigen Seitenfehler effektiv sein
kann.
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Algorithmus 3.2 Benchmark zur Ermittlung der Leistungssteigerung durch Prefetching
in SVM-Fortran auf Intel Paragon

ohne Prefetching:
do i=1, pages * 1024
a(i)=
enddo
barrier

mit Prefetching:
call prefetch pfl (1)
call create pfl start(l,a,pages * 1024 * 8)
do i=1, pages * 1024

a(i)=
enddo
call prefetch pfl stop (1)
barrier
Prefetching auf Intel Paragon
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OOhne Prefetch | 3,948 9,593 15,687 | 22,007 | 28,213 | 34,298 | 40,388 | 46,832 | 52,920 | 59,339
B Aufbau 5,461 11,076 17,350 | 23,410 | 30,271 36,765 | 42,749 | 51,411 54,998 61,999
W Mit Prefetch 3,919 7,008 10,250 | 13,620 | 17,585 | 20,675 | 23,581 27,384 | 31,113 | 34,694
Seiten

Abbildung 3.6: Leistungssteigerung durch Prefetching bei SVM-Fortran auf Intel Para-
gon
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Kapitel 4

Synchronisation

Beim Betrieb von parallelen Systemen spielt die Synchronisation von Daten eine zentrale
Rolle und ist daher ein sehr griindlich untersuchtes Feld. Unter einem parallelen System
verstehen wir in diesem Zusammenhang einen Rechner mit mehreren Prozessoren (Paral-
lelrechner), die iiber gemeinsamen Speicher oder Austausch von Nachrichten miteinander
kommunizieren konnen (zur verwendeten Klassifizierung siehe Kapitel 2.3). Kommuni-
kation zwischen den Prozessoren eines Parallelrechners tritt aus vielféltigen Griinden auf,
sei es zur Signalisierung oder zum Zugriff auf gemeinsamen oder entfernten Speicher. Der
im folgenden verwendete Begriff Netzwerkoperationen soll derartige Vorgidnge zur Ver-
einfachung auf allen Architekturen bezeichnen, unabhingig davon, ob diese tatsichlich
auf einem Netzwerk zur Kommunikation basieren oder nicht.

Synchronisation wird immer dann erforderlich, wenn eine Datenstruktur von mehreren
Prozessoren oder auch von mehreren Prozessen auf einem Prozessoren bearbeitet wird.
Dann muf} gewéhrleistet werden, dafl diese Datenstruktur zu jeder Zeit allen Prozessen
identisch vorliegt. Dies ist dann der Fall, wenn immer nur ein Prozessor zur selben Zeit
tatsdchlich Daten in dieser Datenstruktur verdndern kann. Es ist also notwendig, da3 sich
jeder Prozessor vor einem solchen Zugriff dariiber versichert, sich also quasi fiir den Zu-
griff auf die Datenstruktur anmeldet. Diese Anmeldung erfolgt iiber Locks, die in Kapi-
tel 4.2 vorgestellt werden.

Ein Grundprinzip beim parallelen Rechnen ist die Aufteilung eines Problems in Teilpro-
bleme, die auf die Prozessoren verteilt werden. Leider sind diese Teilprobleme meistens
voneinander abhingig, so daf} im Laufe der Berechnungen ein Prozessor auch immer wie-
der Ergebnisse von anderen Prozessoren bendétigt, die dem gleichen Stand der Berechnun-
gen entsprechen. Diese Art von Synchronisation erfolgt tiber Barrieren. Ein Prozess kann
erst dann mit Programmschritten hinter der Barriere weitermachen, wenn alle anderen
beteiligten Prozesse ebenfalls an dieser Barriere angekommen sind. Diese impliziert na-
tiirlich auch Wartezeiten fiir die Prozesse, die frither an der Barriere angekommen sind.
Kapitel 4.3 erldutert verschiedene Typen von Barrieren.

Grundlage sowohl von Locks als auch Barrieren sind atomare Operationen, wihrend de-
ren Ausfiihrung ein Prozessor unter keinen Umstinden unterbrochen werden kann'.

'Hardware-technisch bedeutet das meistens, daB sie innerhalb eines Buszyklus abgearbeitet werden oder
der Bus fiir diesen Zeitraum fiir andere Operationen blockiert wird.

37
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4.1 Grundprimitive zur Synchronisation

Die Basis fiir alle Algorithmen zur Synchronisation sind atomare Operationen. Dies sind
Operationen, die zwar tatsichlich aus mehreren Einzelanweisungen bestehen, wie sie iib-
licherweise im Befehlssatz von Prozessoren vorhanden sind, die jedoch garantiert ohne
Unterbrechung hintereinander ausgefiihrt werden. Dies ist notig, damit ein ProzeB in der
Lage ist, einen Wert aus dem Speicher zu lesen, zu iiberpriifen und anschliefend ggf.
modifiziert zuriickschreiben zu konnen, ohne daf innerhalb dieses Vorgangs ein anderer
ProzeB (auf demselben oder einem anderen Prozessor) diesen Wert lesen kann. Damit
wird Datenkohirenz gewihrleistet.

Die Unterstiitzung fiir solche Operationen seitens der Hardware féllt unterschiedlich aus.
Teilweise bieten die Prozessoren die atomaren Operationen auch auf Befehlssatzebene
an (Sparc, Intel x86), andernfalls muf3 der Prozessor vorher in einen exklusiven Modus
geschaltet werden (Intel i860), der den Prozessor oder bei Multiprozessoren den gesamten
Bus sperrt. Solche Sperren miissen immer so kurz wie moglich gehalten werden, um eine
iibermifBige Blockade des Systems zu vermeiden.

Test_and_set

Dies ist die einfachste atomare Operation, die in vielen Prozessoren z.B. Motorola) als
ein einzelner Befehl verfiigbar ist. Auf moderneren Prozessoren (z.B. MIPS) kann diese
Operation auch auf 2 Befehle, einer zum Schreiben und ein zweiter zum Abfragen des
Ergebnisses, verteilt werden, was eine Nutzung der auftretenden Speicherlatenz durch
eingeschobene Befehle ermoglicht. Test_and_set reicht prinzipiell bereits aus, um alle
Aufgaben der Synchronisation zu ermdglichen, da mit ihr Locks (siehe Kapitel 4.2) und
damit kritische Bereiche realisiert werden konnen. Bei test _and_set wird der Inhalt
einer Speicherstelle mit einem Wert A verglichen, wobei es zwei Ergebnisse geben kann,
gleich oder ungleich. Im gleichen Buszyklus wird der Wert A, unabhidngig vom Ergebnis
der Vergleichsoperation,in die Speicherstelle geschrieben. Das gewonnene Ergebnis kann
direkt fiir einen Lock verwendet werden (siehe Kapitel 4.2.1).

Test_and_test_and_set

Bei Verwendung von test and set zur Realisierung eines Locks wird immer dann,
wenn der gewiinschte Lock nicht frei, der Wert in der Speicherzelle mit demselben Wert
iiberschrieben. Durch diese Operation dndert sich im Speicher nichts, jedoch fiihrt dieser
Schreibvorgang dazu, daf in allen Caches, die diese Speicherstelle enthalten, die zuge-
horige Cachezeile als ungiiltig markiert wird. Dies fiihrt zum einen zu Verwaltungsover-
head durch das Invalidieren der Cachezeilen, zum anderen zu einer hohen Belastung des
Speichersystems, die eigentlich durch die Caches verringert werden soll. In vielen Fillen
ist daher die Verwendung von test and test and set vorteilhaft. Diese Operati-
on fiihrt vor dem normalen test and set einen reinen Lesezugriff auf die fragliche
Speicherstelle aus. Wenn dabei der Inhalt anzeigt, da3 der Lock verfiigbar ist, wird die ei-
gentliche test and set Operation durchgefiihrt. Da test _and test and set
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nicht atomar ist, ist zwar nicht garantiert, da3 man in jedem Fall nach einem erfolgreichen
Test auch das folgende test and set erfolgreich ist, aber es wird auf jeden Fall die
Zahl unnotiger Schreibvorginge verringert.

Fetch_and_®

Fetch and & ist die allgemeine Bezeichnung von atomaren Operationen der Art, wie
sie in den folgenden Abschnitten vorgestellt werden.

Compare_and_swap

Auch die Compare and swap Operation ist in einigen Prozessoren als atomarer Be-
fehl vorhanden. Dabei liegen zwei Werte (Vergleichswert V' und Aktualisierungswert A
) in Prozessorregistern vor, ein dritter Wert .S’ liegt im Speicher. Nun wird V' mit S ver-
glichen. Bei Gleichheit wird S durch Uberschreiben mit A aktualisiert, bei Ungleichheit
wird V' mit dem Wert von A iiberschrieben. All dies lauft, wie fiir einen atomaren Be-
fehl notwendig, innerhalb eines Buszyklus ab. Das Ergebnis des Vergleich kann auch fiir
weitere Entscheidungen herangezogen werden. Fine Anwendung dieses Befehls wird in
Kapitel 4.2.2 vorgestellt.

Fetch_and_add

Um einen zentralen Zihler zu verdndern, also zu inkrementieren oder dekrementieren,
muf der Zdhler in ein Register des Prozessors geladen, dort bearbeitet und anschlieBend
wieder zuriickgeschrieben werden. Dies kann nicht, wie test and_set, innerhalb ei-
nes Buszyklus geschehen und kann daher nicht ein atomarer Befehl sein. Wenn man je-
doch diesen Zihler mit einem Lock sichert (der mittels test _and set implementiert
werden kann), erhélt man eine neue atomare Operation, etwa im Falle des Inkrementie-
rens Fetch and add.

Fetch_and_increment

Nachdem der Prozessor den Inhalt einer Speicherzelle gelesen hat, schreibt er den
um FEins inkrementierten Wert zuriick. Diese Operation stellt einen Spezialfall von
fetch and add dar und ist fiir die atomare Behandlung von Zéhlern ideal.

Fetch_and_store

Diese Operation kdnnte auch swap heiflen, aber der verwendete Name pafit besser in das
bisher verwendete Schema zur Namensgebung. Seine Funktion ist offensichtlich: zwei
Werte, ein Register des Prozessors und eine Speicherstelle, werden atomar gegeneinander
ausgetauscht.
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4.2 Locks

Ein zwangsldufiges Problem auf parallelen Systemen ist die Aufrechterhaltung der logi-
schen Konsistenz von gemeinsamen Datenstrukturen. Eine Standardtechnik zur Gewihr-
leistung der Konsistenz ist die Verwendung von Locks. Ein Prozef3, der auf die Datenstruk-
tur schreibend zugreifen will, mufl zuvor einen dazugehorigen Lock anfordern. Sobald er
den Lock erhalten hat, wird ihm exklusiver Zugriff auf die Datenstruktur gewéhleistet, bis
er den Lock wieder abgibt. Dann kann ein anderer Prozef3, der moglicherweise bereits auf
den Lock warten muf3te, den Lock erhalten, und so auf die Datenstruktur zugreifen.

Ein Lock kann auch zur Errichtung von kritischen Bereichen genutzt werden. Dies sind
Programmabschnitte, die nur von einem Proze8 zur Zeit durchlaufen werden diirfen. Dies
liegt meistens auch darin begriindet, daf} auf gemeinsame Datenstrukturen exklusiv, weil
schreibend, zugegriffen werden muf3. Jedoch konnnen kritische Bereiche dariiberhinaus
beliebige Anweisungen enthalten. Sie sollten jedoch so kurz wie moglich gehalten wer-
den, da sie ja der Parallelitét in der Ausfithrung entgegenstehen.

Insgesamt kann man zur Bewertung eines Lock-Algorithmus folgende Kriterien heran-
ziehen:

e Skalierbarkeit und damit verbundene Netzwerkbelastung

e Latenz fiir die konkurrenzfreie Belegung des Locks durch einen einzelnen Prozes-
sor

e Speicherbedarf der verwendeten Datenstrukturen

e Fairness im Wettbewerb (FIFO) und bei Kontextwechseln durch den Scheduler
(kann ein suspendierter Prozess alle anderen konkurrierenden Prozesse blockieren

?)

¢ Implementierbarkeit mit verfiigbaren atomaren Operationen

Die Implementierung von Locks fiir Systeme mit gemeinsamen und verteilten Speicher
unterscheidet sich grundlegend, weil die Kosten fiir Speicherzugriffe verschieden sind.
Auf cc-NUMA- und vor allem NORMA-Systemen (verteilter Speicher) ist der Zugriff auf
ein nicht-lokales Datum teuer. Auch bei UMA- Systemen ist der Zugriff auf ein Datum im
gemeinsamen Speicher oft teurer als vermutet, wenn viele Prozessoren zur gleichen Zeit
einen solchen Zugriff durchfiihren und es dadurch zu Konflikten kommt. Hier werden
oft Caches eingesetzt, um bei einem Lesezugriff den Bus weniger zu belasten. Es ist
also entscheidend, wie oft ein Prozessor auf ein Datum zugreifen muf3, um einen Lock
zu erhalten, wo dieses Datum abgelegt ist und welche Prozessoren insgesamt schreibend
oder lesend darauf zugreifen.

Das Verhalten eines Prozesses beim Warten auf die Verfiigbarkeit eines Locks kann
in Spinning oder Blocking unterschieden werden. Beim Spinning wird der Zustand des
Locks wiederholt abgefragt; beim Blocking gibt der Prozess nach einem erfolglosen Ver-
such, einen Lock zu erwerben, die Kontrolle fiir einen Zeitraum ab. Die Bestimmung
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dieses Zeitraums stellt dabei das Problem dar: zu kurzes Warten verursacht zu héufiges
Abfragen des Zustandes, zu langes Warten verschwendet Zeit. Bei der Entscheidung fiir
ein Verfahren muf} auch noch beriicksichtigt werden, ob auf einem Prozessor nur ein Pro-
zess lduft oder mehrere Threads ausgefiihrt werden (siehe Kapitel 4.2.2).

4.2.1 Locks fiir UMA-Systeme

Bei UMA Systemen, wo also der Zugriffspfad jedes Prozessors auf jede Speicherstel-
le gleich strukturiert ist, ist auch jeder Speicherzugriff mit der gleichen Latenz verbun-
den, solange keine Konflikte auftreten. In der Regel wird jedoch jedem Prozessor ein
Cachespeicher zugeordnet (sei er exklusiv oder mit anderen Prozessoren geteilt), der den
Speicherzugriff bei einem Cachetreffer stark beschleunigt und dariiberhinaus bei einem
Lesevorgang den Datenbus zum Speicher nicht belastet. Die Effizienz der Caches héngt
jedoch stark von dem Verhalten der Prozessoren ab, da eine durch einen Schreibzugiff
verdnderte Speicherstelle in allen Caches als ungiiltig gekennzeichnet und bei erneutem
Zugriff neu eingelesen werden muf3, was eine starke Busbelastung bedeutet. Diese Busbe-
lastung wiederum bedingt groBere Latenzen fiir weitere parallel gestartete Speicherzugrif-
fe. Bei der Suche nach dem optimalen Verfahren fiir einen Lock auf UMA Systemen muf}
also die Auslegung des Caches (Grof3e, Strukur und Strategie) Beriicksichtigung finden,
ebenso wie das verwendete Protokoll, das die Daten in den Caches kohérent hélt. Ande-
rerseits gibt es UMA-Systeme ohne gemeinsamen Speicherbus und zugeordnete Caches,
bei denen die Prozessoren iiber ein Schaltnetzwerk mit der gewiinschten Speicherbank
verbunden werden (CRAY, siehe Kapitel 2.3).

test_and_set Lock

Das einfachste Verfahren zum gegenseitigen Ausschlul (Mutual Exclusion, auch als
Mutex abgekiirzt) ist das wiederholte Abfragen (spinning oder gleichbedeutend pol-
len) einer zentralen Boolean-Variable in einer atomaren Operation. Dazu kann die
test and set Operation verwendet werden. Der Lock, also eine allen Prozessoren
zugangliche Speicherstelle, wird mit dem Wert fiir " Lock frei "initialisiert, etwa mit der
Wert 1. Um den Lock zu erhalten, fiihrt ein Prozessor die test and set Operation
auf diese Speicherstelle mit dem Wert fiir " Lock belegt "(z.B. der Wert 0) aus. Liefert
die Operation das Ergebnis Gleichheit, bedeutet dies, da3 der Lock bereits durch einen
anderen Prozessor belegt ist. Der Prozessor muf} erneut versuchen, den Lock zu erhalten.
Er erhilt den Lock, wenn der Vergleich Ungleichheit liefert. Das ist dann der Fall, wenn
zuvor ein Prozessor den erhaltenen Lock abgegeben hat, indem er den Wert 1 in die Spei-
cherstelle schreibt. Anhand des Codebeispiels in Algorithmus 4.1 wird das Verfahren klar.
Es wird auch deutlich, daf3 diese Art von Lock das Speichersystem stark belastet. Selbst
wenn die Lesevorginge durch die Verwendung von Caches wenig kosten, fithren doch die
in den meisten Fillen tiberfliissigen Schreibvorgéinge zu teuren Cache-Invalidierungen.

Eine Verminderung dieser Belastung kann durch test and test and set Opera-
tionen erreicht werden, d.h. der Lock wird zuerst einmal nur gelesen. Nur wenn dabei
ein Prozessor erkennt, daf der Lock frei ist, versucht er ihn durch eine test and_set
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Operation zu belegen. Dies fiihrt zu einer starken Verminderung der Zahl der Schreibvor-
ginge. Um auch eine Verminderung der Zahl der Lesevorgédnge zu erreichen, kann eine
Verzogerung zwischen den test and set Operationen eingefiihrt werden. Die ein-
fachste Losung ist eine konstante Dauer dieser Verzogerung, bessere Ergebnisse werden
aber durch eine exponentielle Verzogerung erzielt, wie sie in dem zweiten Beispiel in
Algorithmus 4.1 verwendet wird.

Algorithmus 4.1 test _and_set Lock
#DEFINE LOCKED 1
#DEFINE FREE 0

shared char *Lock; /* zu FREE initialisiert */
private int delay;

basic lock () {
while (test and set (Lock, LOCKED)) {}

/* jetzt haben wir den Lock */
do_something() ;

/* am Schluss den Lock wieder abgeben */
*T,ock = FREE;

}

exponential lock() {
delay = 1;
while (test and set (Lock, LOCKED)) {
pause (delay) ;
delay *= 2;

}

/* jetzt haben wir den Lock */
do_something() ;

/* am Schluss reinitialisieren den Lock wieder abgeben */
delay = 1;
*Lock = FREE;

Ticket Lock

Der Ticket Lock [21] dhnelt dem Verfahren, das auch an Schaltern aller Art zur Einhal-
tung der Bedienreihenfolge verwendet wird: jeder neu eintreffende Kunde nimmt sich
eine fortlaufende Nummer; auf einer Anzeige steht die Nummer des Kunden, der gerade
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bedient wird. Dadurch kann der Kunde ungefihr abschétzen, wann er an der Reihe sein
wird. Auf unser Problem iibertragen sieht es so aus, das zwei Zihler existieren, die die
Zahl der Anforderungen des Locks und der Zahl der Abgaben des Locks anzeigen. Ein
Prozessor fordert einen Lock an, indem er mit einer fetch _and increment Operati-
on den Anforderungszihler erhoht und gleichzeitig sein Ticket erhilt. Sobald nun der Ab-
gabezihler mit seinem Ticket iibereinstimmt, hat der Prozessor den Lock erhalten. Er gibt
danach den Lock wieder ab, indem er den Abgabezihler inkrementiert. Dieses Verfahren
gewihrleistet neben dem gegenseitigen Ausschluf} auch noch eine FIFO-Behandlung der
Lockanforderungen.

Das Problem liegt nun darin, wie der Prozessor erféhrt, da3 der Abgabezihler den Wert
seines Tickets angenommen hat. In einem netzwerkbasierten System konnte dies iiber
das Versenden von Nachrichten erfolgen, wozu allerdings ein Prozessor als Verwalter des
Locks eingesetzt werden miifite. In einem System mit gemeinsamen Speicher kann die-
ser zusitzliche Aufwand vermieden werden, wenn alle Prozessoren gleichberechtigt iiber
test and_ set pollen. Dabei sollte aber wieder mit Verzogerungen gearbeitet wer-
den, um die Belastung des Speichersystems in Grenzen zu halten. Im Gegensatz zu dem
einfachen test and set Lock ist hier aber eine exponentielle Verzogerungsdauer un-
giinstig: durch das FIFO-Prinzip kann es dazu kommen, da$ sich die Wartezeiten entlang
der wartenden Prozesse iibermifig ausdehnen. Aber im Prinzip kann ein Prozessor ja
abschitzen, wie lange er auf den Erhalt des Locks warten muf3, wenn er die Differenz
zwischen seinem Ticket und dem Wert des Abgabezéhlers betrachtet. Dazu fehlt natiir-
lich noch die Zeit, die jeder der Prozesse vor ihm den Lock belegen wird. Diese Zeit
ist leider i.d.R. nicht bekannt, sie kann hochstens geschitzt werden. Um zu vermeiden,
daf} ein Prozessor linger als notig wartet, sollte als Erwartungswert die minimale Zeit,
die ein Prozessor den Lock halten kann, verwendet werden. Eine Implementierung dieses
Locks ist in Algorithmus 4.2 dargestellt>. Der im bezeichneten Algorithmus verwendete
wait factor ist dabei der kritische Parameter.

Feldbasierter Lock

Auf cc-UMA-Systemen ist ein Lockalgorithmus mdglich, bei dem die Zahl der Speiche-
roperationen eine feste, obere Grenze hat [21] (siehe Algorithmus 4.3). Dies ist bei den
Algorithmen der vorhergehenden Kapitel nicht der Fall, da die Ausfithrungszeit des kriti-
schen, exklusiven Bereiches, den der Lock sichert, nicht bekannt ist.

Neben kohédrenten Caches muf das System noch die atomare fetch and store Ope-
rationen unterstiitzen. In der zentralen 1ock-Struktur steht fiir jeden Prozessor ein Flag
in einem Feld, wobei die Elemente dieses Feldes auf separate Cachezeilen verteilt wer-
den sollten. Diese kann z.B. durch Einfithren von Dummydaten geschehen. In tail ist
jeweils der letzte Prozessor der Warteschlange iiber eine Referenz auf seinen Fintrag in
dem slots-Feld eingetragen. Ein neu hinzukommender Eintrag liest in einer atomaren
fetch and store Operationen diese Referenz und tragt sich gleichzeitig selber als
neuer letzter Prozessor ein. Er pollt sodann das Flag seines Vorgingers, was aufgrund der
kohérenten Caches keine Zugriffe auf das Speichersystem mit sich bringt.

’In dem Algorithmus wird die Problematik des Uberlaufs nicht behandelt; sie betrifft nur die Subtrakti-
on. Auf vielen Maschinen funktioniert der Algorithmus aber bereits so wie hier beschrieben.
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Algorithmus 4.2 Ticket Lock mit proportionaler Verzogerung
struct t_lock ({

unsigned int next ticket = 0;
unsigned int now serving = 0;
} *lock;
ticket lock (t_lock *lock) {
/* Lock anmelden */
my ticket = fetch and increment (lock-s>next ticket);

/* Warten, bis an der Reihe */
do {

pause (wait factor * (my ticket - lock->now serving));
} while (lock-s>now serving - my ticket);

do_something() ;

/* Lock abgeben */
lock->now-serving += 1;

4.2.2 Locks fiir NUMA-Systeme

Auf NUMA- und NORMA-Systemen ist es besonders wichtig, das fiir einen Lock ei-
ne moglichst geringe Zahl von Netzwerkoperationen erforderlich ist, da diese gegeniiber
Zugriffen auf lokalen Speicher teuer sind. Ansonsten wiirde die Leistung durch die auf-
tretende Latenz zu stark sinken, zumal Locks ein sehr hiufig verwendetes Mittel der Syn-
chronisation sind. Ein Problem der NORMA-Systeme ist zusitzlich, daf3 auf ihnen die in
Kapitel 4.1 besprochenen Primitive nicht verwendet werden konnen.

Listenbasierter MCS-Lock

Ein Lock-Algorithmus, der die Vorteile der vorhergehenden Algorithmen in sich verei-
nigt, wird von Mellor-Crummey und Scott in [21] vorgestellt. Er arbeitet gleich effektiv
auf Systemen mit und ohne kohérenten Caches, benétigt die fetch and store Ope-
ration und profitiert auch von einer vorhandenen compare and_swap Operation, die
dem Algorithmus garantiertes FIFO-Verhalten verleiht. Fiir eine Lock-Belegung benotigt
dieser Algorithmus nur O(1) Netzwerkoperationen, da er nur lokale Flags pollt. Somit ist
er gut fiir NUMA-Systeme geeignet, wobei er sich ebenso auf UMA-Systemen einset-
zen laBt. Jeder Prozessor, der den Lock belegen will, legt eine gnode-Struktur in seinem
lokalen Speicher an. Diese lokalen Strukuren sind einfach verkettet®. Dazu gibt es noch

Diese Verkettung ist auf verteilten Systemen bei virtuell gemeinsamen Speicher auch nur ein einfacher
Zeiger. Wenn der Speicher auch logisch verteilt ist, ist diese Verketttung aufwendiger als ein einfacher
Zeiger in den Adrefraum.
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Algorithmus 4.3 Feldbasierter Lock mittels fetch_and_store
#DEFINE P number of processors

struct lock ({
/* jedes Element von ’‘slots’ sollte in einer anderen Cachezeile
oder Speicherbank liegen */
bool slots([P]; /* Initialisierung: slot[j] = TRUE */

/* die Struktur ‘tail’ kann in ein Prozessorwort gepackt werden
und so in einer atomaren Operation behandelt werden */
struct tail {
bool *who was last = NIL; /* zeigt auf ein Element in slots */
bool this means locked = FALSE;
}
}

/* eindeutige Prozessorkennung */
private int vpid;
private struct wait for lock
bool *who is ahead of me;
bool what is locked;
bW

void acquire lock (lock *L) {
/* hole den aktuellen Schwanz der Warteschlange
und trage dich selber ein */
W = fetch and store (&L->tail, (&slots[vpid], slots([vpidl));
/* spin */
while (*W.who is ahead of me == W.what is locked) {}

}

void release lock (lock *L) {
L->slots[vpid] = !L->slots[vpid]

}




46 4.2. LOCKS

eine globale 1ock-Struktur, die immer auf den letzten Prozessor in der Liste zeigt, aber
dem ersten Prozessor in der Liste zugeordnet ist. Durch das Flag 1ocked in der lokalen
gnode-Strukur wird diese Zuordnung angezeigt. AusschlieBlich beim ersten Prozessor in
der Liste ist das Flag gesetzt. Entsprechend setzt dieser Prozessor das Flag in der gnode-
Struktur seines Nachfolgers in der Liste, wenn er den Lock abgibt. Falls der Zeiger in der
lock-Struktur auf NIL zeigt, ist der Lock keinem Prozessor zugeordnet und somit frei
verfiigbar.

Anstelle des lokalen Pollens eines Flags kann hier auch Signalisierung eingesetzt werden,
da ja jeder Prozess weil}, welcher Prozell nach ihm den Lock erhalten soll. Diesen kann
der dann individuell aufwecken, was auf NUMA-Systemen Kosten in der gleichen Gro-
Benordnung wie das Schreiben in eine entfernte Speicherstelle mit sich bringt. Auf diese
Moglichkeit wird im nichsten Absatz eingegangen.

Algorithmus 4.4 Listen-basierter MCS-Lockalgorithmus
struct gnode {

gnode *next;

bool 1locked;

}

typedef *gnode lock;

/* Parameter Q zeigt auf eine gnode Struktur, die fuer den
aufrufenden Prozessor lokal, aber global sichtbar ist */
void acquire lock (lock *L, gnode *Q) {
Q->next = NIL;
predecessor = fetch and store (L, Q); /* Netzwerktransaktion */
if (predecessor != NIL) {
/* Schlange war nicht leer */
Q->locked = TRUE;
predecessor->next = Q;
}
while (Q->locked) {} /* spin */

}

void release lock (lock *L, gnode *Q) {
if (Q-snext = NIL) {
/* es gibt keinen Nachfolger */
if (compare and swap (L, Q, NIL))
/* compare and swap liefert TRUE, wenn getauscht wurde */
return;
while (Q->next = NIL) {}

}

Q->next->locked = FALSE;
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2-Phasen Algorithmus

Die bisher vorgestellten Locks sind alle vom Typ Spin Locks, zum Teil in Verbindung
mit Verzogerung, d.h. sie ziehen sich fiir eine Zeit vom aktiven Abfragen des Zustandes
zuriick. Diese Zeit wurde aber unabhidngig vom tatséchlichen Zustand des Locks, etwa der
Zahl der wartenden Prozesse, dimensioniert. Auf single-threaded betriebenen Prozessoren
mit Caches bieten diese Algorithmen in ihrer individuellen Anpassung hohe Effizienz.

Bei Multithreading hingegen kann Blocking die Effizienz deutlich steigern, auch in
Verbindung mit Spinning. Eine griindliche Analyse der Effizienz solcher 2-Phasen-
Wartealgortihmen findet sich in [18]. Der kritische Parameter ist hierbei die Zeit 7,;,,
nach der ein Thread vom Zustand Spinning in den Zustand Blocking iibergehen soll. Beim
Blocking tritt ein Kostenfaktor A" auf: der erforderliche Kontextwechsel (Auslagern und
spateres Wiedereinlagern des blockierten Threads) und damit verbunden die Signalisie-
rung des Threads. Dann kann man schreiben:

Typin = a K

Zur Bestimmung des « berechnet man die zu erwartenden Kosten des Wartens iiber

aK

E:/ﬁmﬁ+/u+®Kﬂmﬁ

0 ak

Dabei ist f(¢) die Wahrscheinlichkeitsdichtefunktion der Wartezeit. Das erste Integral
stellt den Beitrag zu den zu erwartenden Wartekosten fiir den Fall dar, dal} die Wartezeit
kiirzer als oK ist; das zweite Integral ist der Beitrag der Wartezeiten dar, die groB3er als
a K sind. Dieser setzt sich zusammen aus 7,;,, plus A". Daraus werden in der angegebe-
nen Studie optimale statische Zeiten fiir 7%, zu o = 0.5 bei exponentieller Verteilung
der Wartezeiten der Threads, zu o = 0.62 bei gleichférmiger Verteilung und zu o = 1 bei
unbekannter Wartezeitverteilung ermittelt.

Das Verfahren des Kontextwechsels und zur Signalisierung eines Threads ist abhéngig
von der Hardware-Architektur des Prozessors (mehrfache Hardware-Kontexte) und des
Schedulers, so daf} auf deren Effizienz kaum Einflul genommen werden kann.

4.2.3 Locks fir NORMA-Systeme

Auf NORMA-Systemen ist die zentrale Verwaltung eines Lock zwar auch moglich, aber
nicht optimal. Denn Versuche, einen Lock zu belegen, miissen iiber den Austausch von
Nachrichten erfolgen, die bei zentraler Verwaltung des Locks alle an einen einzigen Pro-
zessor gerichtet werden. Das fiithrt dazu, dal zum einen das Netzwerk ungleichméfig be-
lastet wird (was je nach Typ des Netzwerks verschiedene Auswirkungen auf die gesamte
Kommunikation hat) und auch der betreffende Prozessor ist unter Umstdnden hauptséch-
lich mit der Verwaltung der Locks beschiftigt. Wenn man diese Effekte nicht tolerieren
kann, ist die Verwendung eines verteilten Locks notwendig. Ein Uberblick iiber die ver-
schiedenen verteilten Locks wird in [37] gegeben.
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Token-basierter Lock

Bei token-basierten Lock-Algorithmen ist ein einzelner, aber unbestimmter Prozessor im
Besitzt des Tokens, also der Berechtigung zum Fintritt in den kritischen Abschnitt. Fiir
einen Prozessor, der sich vor einem kritischen Abschnitt befindet, besteht das Problem
nun darin, den Prozessor zu finden, der das Token besitzt. Dazu gibt es verschiedene
Methoden (wobei im folgenden die Zahl der Prozessoren mit P, die Zeit zur Ubertragung
einer Nachricht mit 7" und die Zeit, die der Lock von einem Prozessor gehalten wird, mit
F bezeichnet wird):

Broadcast: Ein Broadcast an alle Prozessoren fiihrt zu P Nachrichten (abhidngig von
der Art der Implementierung des Broadcasts auf dem Netzwerk des Systems) fiir einen
Tokenerwerb. Die Antwortzeit liegt bei 27" fiir niedrige Last und nihert sich bei hoher Last
dem Wert P * (1' + E): alle anderen Prozessoren fithren dann den kritischen Abschnitt
aus, bevor der gleiche Prozessor wieder den Token erhilt.

Logische Struktur Um den starken Nachrichtenverkehr zu vermeiden, wie er bei ei-
nem Broadcast auftritt, kann eine logische Kommunikationsstruktur eingerichtet werden,
iiblicherweise einen Ring, einen Baum oder ganz allgemein einen Graphen.

In einem Ring werden im Durchschnitt % Nachrichten pro Tokenerwerb versandt, die
Antwortzeit liegt aber bei 7' * g, weil die Nachrichten nicht parallel verschickt werden.
Daher kann ein Ring sehr ineffizient sein.

Bei einem Baum werden die Prozessoren logisch zu einem gerichteten Baum verbunden,
wobei der Token im Besitz des Prozessors an der Wurzel ist. Wenn der Token weiter-
gegeben wird, werden auf dem Weg von der Wurzel zum Zielprozessor die Richtungen
der passierten Kanten umgedreht, so da3 der Prozessor mit dem Token die Wurzel des
Baumes darstellt. Das Verfahren in seiner einfachen Form fiihrt natiirlich zu einem un-
ausgeglichenen Baum, jedoch wurde in [30] ermittelt, das der Durchmesser (maximale
Distanz zwischen zwei Knoten) eines derartigen, zuféllig aufgebauten Baumes O(log V)
betrigt. Das fiihrt zu einer Antwortzeit von 27"« log P bei geringer Last biszu P« (7' + F)
bei Volllast. Graphen werden prinzipiell genauso wie Baume gehandhabt. Threm Vorteil
der Redundanz (es konnen mehrere Wege vom Absender zum Adressaten fiithren) steht
der Nachteil des hoheren Nachrichtenaufkommens zur Vermeidung von Endlosschleifen
von Nachrichten im Graphen gegeniiber.

Der Nachteil all dieser Kommunikationsstrukturen ist die serielle Verarbeitung der Nach-
richten, wodurch der Broadcast bei geringer Netzwerklast schneller ist. Andererseits wird
durch das geringere Nachrichtenaufkommen der Fall hoher Auslastung erst spiter als
beim Broadcasting erreicht.

Dynamische Ermittlung: Im Gegensatz zu den statischen Verfahren der vorhergehen-
den Abschnitte passen dynamische Verfahren die Kommunikationsstruktur so an, daf3
der Token moglichst schnell gefunden werden kann. In [29] wurde ein solcher dynami-
scher Algorithmus fiir Semaphoren implementiert und quantitativ analysiert. Da Locks
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nichts anderes als bindre Semaphoren sind, konnen die Ergebnisse hier verwendet wer-
den. Grundsitzlich wird folgendermaB3en vorgegangen: eine Speicherseite enthilt die In-
formationen iiber eine Anzahl 1 von Semaphoren (sieh Abb. 4.1), und jeder Prozessor hat
einen solchen Datensatz zu jeder Semaphore. Jedoch sind die Inhalte dieser Datensitze
nicht auf allen Prozessoren gleich. In diesen Datensétzen sind folgende Felder enthalten:

¢ Semaphore: Zeiger auf die eigentliche Semaphorenstruktur, wenn die Semaphore
lokal vorliegt, ansonsten NULL.

e probable_holder: Nummer des Prozessors, der die Semaphore wahrscheinlich be-
sitzt, d.h. lokal im Speicher hilt. Wenn die Semaphore bereits auf dem Prozessor
vorhanden ist, ist es natiirlich die eigene Prozessornummer. Ansonsten ist es die
Nummer des Prozessors, der nach dem Kenntnisstand dieses Prozessors die Sema-
phore besitzt.

e block_req: Schlange von Prozessor-Nummern, die auf die Freigabe der Semaphore
warten.

¢ timestamp: gibt dem Feld probable holder ein Alter, um die Aktualitit meh-
rerer Felder auf verschiedenen Prozessoren beurteilen zu konnen.

e requested: ein Flag, das anzeigt, ob die Semaphore, wenn im lokalen Besitz, bereits
von einem anderen Prozessor angefordert wurde.

Die Semaphoren erhalten eine initale Verteilung, danach konnen die Semaphoren zwi-
schen den Prozessoren wandern. Durchzufiithrende P- (Belegung der Semaphore) oder
V-Operationen (Freigeben der Semaphore) werden von einem Prozessor an den ihm be-
kannten Besitzer der Semaphore gerichtet und von dort ggf. weitergeleitet, bis die Anfrage
den aktuellen Besitzer erreicht. Es ist sinnoll, wenn weiterleitende Prozessoren dabei die
Nummer des Prozessors, von dem die Anforderung stammt, in ihr probable hold-
Feld eintragen, da diese Information in jedem Fall aktueller ist als die vorhandene. Wenn
die Anforderung den Zielprozessor erreicht hat, kann eine V-Operation direkt durchge-
fithrt werden, bei einer P-Operation wird dem Ausgangsprozessor die Semaphore bei Ver-
fligbarkeit zugestellt, ansonsten wird er in die Schlange blocked reqder ausstehenden
Anforderungen eingereiht.

Zusammen mit der Anfrage nach einer P- oder V-Operation kann ein Prozessor seine
aktuellen Informationen (Prozessornummer und zughoriger Zeitstempel) iiber die Sema-
phoren einer Seite versenden, die im Verlauf des Weiterleitens der Anfrage zur Aktuali-
sierung der jeweils lokalen Datenstrukturen genutzt werden kdnnen. Diese aktualisierten
Datenstrukuren werden dann an den nichsten Prozessor weitergeleitet. Damit dhnelt der
Algorithmus sehr stark dem Dynamic Distributed Manager in SVM-Systemen [17].

Die Untersuchungen zur Leistung dieses Algorithmus ergaben als qualitative Ergebnisse,
daB der verteilte Algorithmus mit zunehmender Benutzungshiufigkeit der Semaphoren
gegeniiber dem zentralen Algorithmus kiirzere Antwortzeiten liefert. Nur bei sehr schwa-
cher Nutzung der Semaphoren ist der zentrale Algorithmus im Vorteil. Dies ist einsichtig,
da beim Zentralalgorithmus weniger Nachrichten anfallen, der zentrale Prozessor jedoch
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Semphorenseite
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Abbildung 4.1: Datenstrukturen auf einer Semaphorenseite

bei steigender Semaphorennutzung zum Flaschenhals wird. Dieser Effekt wird bei zu-
nehmender Prozessorzahl stirker, wihrend der verteilte Algorithmus gut skaliert. Sein
Durchsatz, gemessen in Semaphorenbelegungen pro Zeiteinheit, bleibt auch bei steigen-
den Prozessorzahlen (gemessen wurde von 10 bis 45 Prozessoren) konstant, wahrend der
zentrale Algorithmus in diesem Bereich bereits einen Riickgang des Durchsatzes aufwies.

Es liegt daher nahe, zur Erreichung maximaler Leistung eine Kombination der Algorith-
men zu wiahlen: seltener benotigte Semaphoren werden zentral verwaltet, was wiederum
den Speicherplatzbedarf fiir die Semaphorenverwaltung auf jedem Prozessor senkt.

Token-loser Lock

Im Gegensatz zu token-basierten Algorithmen ist bei token-losen Algorithmen nicht ein
einzelner, unbestimmter Prozessor im Besitz des Tokens, sondern alle Prozessoren ver-
fiigen tiber Informationen iiber den Status der anderen Prozessoren. Grundsitzlich sind
folgende Zustinde moglich:

e der Prozessor hat den Lock angefordert
e der Prozessor ist im Besitz des Locks

e der Prozessor benotigt den Lock nicht

Insgesamt hat jeder Prozessor ¢ drei Datensétze vorliegen, die jeweils aus einer Liste von
Prozessorkennungen bestehen:
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o Anforderungsatz R;: die Menge der Prozessoren, bei denen der Lock angefordert
werden muf3

o Informationssatz 1;: die Menge der Prozessoren, die iiber eine Zustandsinderung
im Sinne der oben beschriebenen Zustinde informiert werden miissen

o Statussatz St;: die Menge der Prozessoren, iiber die Prozessor ¢ Informationen be-
sitzt, d.h. es gilt fiiralles : S; € [; = 5; € St,. Hiermit kann also ermittelt werden,
ob der Lock gerade belegt ist und welcher Prozessor ihn hilt.

Aufbauend auf diesen Informationen verfihrt der sogenannte Maekawa-Algorithmus fol-
gendermaflen: der Prozessor ¢ versendet an alle Prozessoren aus F; eine Anforderungs-
nachricht mit einem prozessorglobalen Zeitstempel. Den Lock hat er erhalten, wenn er
von all diesen Prozessoren eine Bestitigung bekommt. Wenn er den Lock wieder abgibt,
versendet er eine entsprechende Statusnachricht an alle Prozessoren aus /;. Auf den Pro-
zessoren, die die Anforderungsnachricht erhalten, wird sie zu anderen Anforderungen in
eine nach dem Zeitstempel geordnete Schlange eingereiht. Wenn anhand der Informatio-
nen in St; der Lock verfiigbar ist, wird an den vordersten Prozessor in der Warteschlan-
ge eine Bestitigungsnachricht verschickt und dieser aus der Schlange entfernt. Daneben
miissen noch die Statusinformationen in S%; aktualisiert werden: wenn eine Bestatigungs-
nachricht an einen Prozessor versandt wurde, wird in St; vermerkt, dafl dieser Prozessor
den Lock besitzt. Kommt spiter eine Statusnachricht an, wird wiederum S?; aktualisiert
und ggf. eine neue Bestétigungsnachricht versandt.

Neben diesem Algorithmus gibt es als Variante den Ricart-Agrawala-Algorithmus. Er
schickt nur dann auf eine Anforderungsnachricht nicht umgehend eine Bestétigung, wenn
er eine eigene Anforderung hoherer Prioritét (also mit dlterem Zeitstempel) abgesetzt hat.
Bei diesem Verfahren kann also auch mehr als nur eine einzelne Bestitigung gegeben
werden. Ein Prozessor hat aber erst dann den Lock erhalten, wenn er von allen Prozesso-
ren die Bestidtigung bekommen hat. Dieser Algorithmus kann variiert werden, indem ein
Prozessor :, der von Prozessor j eine Bestdtigung erhalten hat, diese solange als giiltig
betrachtet, bis : von j eine Anforderung erhilt. Dadurch muf} ¢ an j in diesem Zeitraum
keine Anforderungen mehr schicken, um den Lock zu benutzen.

Die Eigenschaften der vorgestellten verteilten Lock-Algoritmen sind abschlieBend in Ta-
belle 4.1 aufgefiihrt. Die verwendeten Beurteilungskriterien, die jeweils noch fiir niedrige
Last (NL, keine Kollision von Anfragen) und hohe Last (HL, es erfolgen bereits neue
Anfragen bevor der Lock wieder frei ist) aufgeteilt wurden, sind:

e Nachrichten: die Zahl der Nachrichten, die fiir einen Lockerwerb generiert wird.

e Verzogerung: die Zeit, die zwischen der Abgabe eines Locks und dem Erwerb
dieses Locks durch den nédchsten Prozessor vergeht. Diese Angabe ist nur fiir hohe
Last relevant.

e Antwortzeit: die Zeit, die von dem Absetzen der Anfrage durch einen Prozessor
bis zum Erhalt der Bestitigung durch ebendiesen vergeht.
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Token-basiert Token-los
Broadcast Logische Dynamisch Ricart- Maekawa
Struktur Agrawala
Nachrichten
NL: hoch niedrig o(1)! hoch? mittel
HL: hoch sehr niedrig  O(log P)! hoch hoch?
Verzogerung
HL: T T T T 2T
Anwortzeit
NL: 27T TlogP om? P-1 2T
HL: P(T+ FE) P(T+E) o(pP)! 2(P-1) P(T+FE)

Tabelle 4.1: Eigenschaften verteilter Lock-Algorithmen

Bemerkungen zur Tabelle:

1. Diese Werte fiir den dynamischen Algorithmus wurden aus der Simulation in [29] abgeleitet
und nicht analytisch bestimmt.

2. Nachrichtenaufkommen kann durch die Verwendung der dynamischen Variante verringert
werden

3. Augrund von auftretenden bzw. aufzul6senden Deadlocks bei hoher Last
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4.2.4 Pagelocks

Auf NORMA-Systemen mit virtuell gemeinsamem Speicher ist der Zugriff auf entfernten
Speicher um ein vielfaches teuerer als Zugriff auf lokalen Speicher. Dieses Problem wirkt
sich besonders verheerend aus, wenn es zum Thrashen kommt, also dem wechselseitigen
Anfordern der gleichen Seite von mehreren Prozessoren. In einem einfachen Szenario
kann dies leicht dargestellt werden: zwei Prozessoren A und B greifen beispielsweise in
einer Schleife auf verschiedene Felder zu, die aber in der gleichen Speicherseite liegen.
Der lokale Zugriff kostet die Zeit ¢;,x,;, der entfernte Zugriff (also das Ubertragen der
Seite ¢ 5. in den lokalen Speicher plus der lokale Zugriff selbst) kostet { ¢ fernt = tseite+
t1okar- Wenn nun im gleichen Zeitraum Prozessor A und B jeweils & Zugriffe auf die
Felder durchfiihren, kostet dies im ungiinstigsten Fall, wenn nach jedem Zugriff durch
den einen Prozessor die Seite wieder auf den anderen Prozessor iibertragen wird, jeden
Prozessor die Zeit

Tthrash - (Qk - ]) : tSeite + k - tlokal)
~ k- (2tscite + tiokal) mit &> 1

Hingegen betrédgt die optimale Zeit 7., in der ein solcher Zugriff abgewickelt werden
kann, unter der Vorraussetzung, daf} die Seite auf keinem der beiden Prozessoren vorliegt:

Topt = igeite + k- tiokal

Das Verhiltnis V' = jf—ktl liegt typischerweise in einer GroBenordnung von 10*, so daf

die Ndherung 2V + 1 ~ PAY% zuldssig ist. Damit ergibt fiir Verhdltnis von Tip,451 zu T,

Tthrash —9. V- k
T Vtk

Fiir den Fall V' = 10* und &£ = 10° ergibt sich ein Laufzeitunterschied vom Faktor 1818.
Auch wenn dies ein worst-case-Szenario ist, wird klar, daf} ein solches Verhalten auf jeden
Fall verhindert werden muf3. Im ASVM [20], einer Implementation von virtuell gemeinsa-
men Speicher auf der Intel Paragon, wird zur Verminderung dieses Effekts ein tempordrer
Lock auf jede Seite gelegt, wenn sie gerade migriert ist, so daf sie fiir einen festen Zeit-
raum von 2 ms diesem Prozessor nicht entzogen werden kann. Allgemein kann solch eine
Sicherung auch auf Ebene des Anwendungsprogramms durch den Einsatz der bereits be-
kannt Locks geschehen, jedoch ist dies in diesem Fall keine optimale Wahl. Denn wenn
mit dem Lock ein kritischer Abschnitt gebildet wird (beispielsweise die gesamte Schleife
abgesichert wird), ist eine parallele Verarbeitung der Schleife auch dann nicht mdglich,
wenn es gar nicht zu den beschriebenen Seitenkonflikten kommen wiirde. Wenn man dies
verhindern will und daher jeden einzelnen Zugriff auf gemeinsame Felder durch einen
Lock absichert, werden zum einen die Seitenkonflikte nicht sicher verhindert und zum
anderen entsteht durch die damit verbundene exzessive Nutzung von Locks ein starker
Overhead sowohl bei der Laufzeit als auch im Quelltext. Was man eigentlich braucht,
ist eine Moglichkeit, alle Speicherseiten, in denen ein Objekt (z.B. ein Feld) liegt, einem
Prozessor exklusiv zu dedizieren.
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Ein solches Konstrukt ist ein Pagelock. Pagelocks machen, wie oben dargelegt, besonders
auf NORMA-Systemen mit virtuell gemeinsamen Speicher (SVM) Sinn sind, wobei es
sich dann um verteilte Locks handelt. Unter SVM wird der gesamte virtuelle Adreraum
auf physikalische, verteilte Speicherseiten abgebildet, die sich einfach durchnumerieren
lassen. Die Verwaltung des Locks fiir eine jede Seite kann somit beispielsweise zyklisch
auf die vorhandenen Prozessoren verteilt werden. Da der Speicherbereich (also die Adres-
se) eines Objekts bekannt ist, kann durch einfache Modulo-Division ebenso der zustin-
dige Prozessor fiir den Pagelock ermittelt werden. Der Vorteil dieses Algorithmus mit
einer festen Verteilung ist seine Einfachheit und der deterministische Kommunikations-
aufwand und somit auch deterministisches Zeitverhalten bei unbelegtem Lock, denn es
sind fiir jede Belegung eines Pagelocks nur zwei Nachrichten auszutauschen. Abhingig
von der Nutzung des Locks (durch wieviele Prozessoren in welcher zeitlichen Abfolge)
kann aber auch ein verteilter Lock vorteilhaft sein, da die Verwaltung eines Locks zum
Inhaber migriert und dieser bei der folgenden Belegung des Locks gar keine Kommuni-
kation betreiben muf3, wenn der Lock zwischenzeitlich nicht angefordert wurde. Anderer-
seits kann bei einem verteilten Algorithmus der Kommunikationsaufwand auch mehr als
zwei Nachrichten betragen.

Neben NORMA-Systemen konnen Pagelocks aber auch auf allen anderen parallelen
Systemen gewinnbringend eingesetzt werden, da sie die Moglichkeit bieten, eine kriti-
sche Region zu bilden, in der denoch parallel gearbeitet werden kann, solange nicht auf
Speicherbereiche zugegriffen wird, die ein Prozessor durch einen Pagelock gesichert hat.
Pagelocks sind in dieser Arbeit auch deshalb von Interesse, weil es sich unmittelbar an-
bietet, Multithreading einzusetzen, wenn ein Prozessor an einem Pagelock aufgehalten
wird.

4.3 Barrieren

Barrieren sind ein Standardelement in der Implementierung von parallelen Algorithmen
auf Multiprozessoren oder bei Verwendung von Multiprogramming/Multithreading auch
auf Einzelprozessoren. Sie unterteilen ein Programm in einzelne logische Abschnitte oder
trennen einzelne Schritte einer Iteration voneinander, indem sie gewdhrleisten, daf kein
Prozessor bzw. Thread iiber einem bestimmten Punkt (die Barriere) hinaus mit der Pro-
grammabarbeitung fortfihrt, ehe nicht alle beteiligten Prozessoren bzw. Threads an die-
sem Punkt angelangt sind. Dies impliziert Wartezeiten und Kommunikation. Die Warte-
zeiten liegen nicht in der Implementierung der Barriere begriindet, sondern in nicht op-
timaler Lastverteilung durch den parallelen Algorithmus. Die verwendete Barriere kann
jedoch eine sinnvolle Nutzung der auftretenden Wartezeit ermdglichen. An der Barriere
auftretende Verzogerungen durch Kommunikation zwischen den Prozessoren lassen sich
jedoch durch ein der Architektur des Multiprozessors angepalites Design der Barriere
verringern. Dazu werden im folgenden verschiedene Barrierenalgorithmen vorgestellt. In
Kapitel 4.3.6 werden anschlieBend die Eigenschaften der behandelten Barrieren zusam-
mengefaB3t dargestellt.
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4.3.1 Grundlegende Algorithmen fiir Barrieren

Grundprinzipien der Barrieren Die zwei grundlegenden Konzepte fiir Barrieren sind
lineare Barrieren, auch Zentralbarrieren genannt, und baumstruktierte Barrieren. Aus
diesen beiden Varianten kann eine dritte Variante erzeugt werden, die kombinierte Barrie-
re, die auf multiprogrammierten Parallelrechnern sinnvoll eingesetzt werden kann.

Zentralbarriere Die einfachste Implementierung einer Barriere ist ein akkumulieren-
der Zahler. Dieser Zihler wird zu Null initialisiert, Prozessoren, die an der Barriere an-
kommen, erhohen diesen Zdhler in einer atomaren Operation. Anschliefend miissen sie
warten, bis alle Prozessoren an der Barriere angekommen sind. Dies wird durch stindigen
Vergleich des Zihlers mit der erwarteten Anzahl von Prozessoren erreicht. Wenn die Bar-
riere komplett ist (und auch gewihrleistet ist, daf3 alle Prozessoren dies erkannt haben),
wird der Zéhler wieder zu Null gesetzt.

7

Abbildung 4.2: Struktur der Zentralbarriere bei 5 Prozessoren

Dieser Ansatz birgt offensichtlich zwei Nachteile in sich. Zum einen muf} die Inkremen-
tierung des Zéhlers atomar erfolgen, da es sonst zu Race Conditions kommen kann. Dazu
mul} entweder Unterstiitzung in der Hardware des Rechners vorhanden sein, oder der
Zihler muf3 explizit gesperrt werden, etwa iiber einen Lock, was wiederum aufwendig ist.
Der schwerwiegendere Nachteil ist die Belastung des Speicherbusses bzw. des Netzwerks
durch den dauernden Zugriff einer zunehmenden Zahl von Prozessoren (am Ende sind
alle Prozessoren beteiligt) auf eine Speicherstelle. Der dadurch erzeugte Hot-Spot, also
eine Konzentration der Kommunikation auf eine einzige Stelle im System, kann zwar auf
geeigneten Architekturen durch die Nutzung von lokalen Caches, die iiber ein Broadcast
kohérent gehalten werden, entschérft werden. Dennoch bendtigt diese zentrale Barriere
zur Komplettierung bei P Prozessoren immer noch Zeit in der Gro3enordnung O(F), da
insgesamt P serielle Zugriffe auf den zentralen Zihler erfolgen miissen.

Baumstrukturierte Barriere Als erster Schritt zur Verminderung der oben angespro-
chenen Problematik bietet es sich an, anstelle der flachen Zugriffshierarchie, bei der alle
Prozessoren auf dieselbe Variable zugreifen, eine Baumstruktur einzufiihren. Die zu syn-
chronisierenden Prozessoren werden in Gruppen zu jeweils n Prozessoren eingeteilt (was
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zu einem n-dren Baum fiihrt, Beispiel fiir » = 2 in Abbildung 4.3) und bilden eine Sub-
barriere. Jeweils ein Prozessor dieser Gruppe, der entweder statisch oder dynamisch (der
letzte Prozessor, der ankommt) bestimmt werden kann, fiihrt ein weiteres Rendezvous mit
den benachbarten Knoten im gemeinsamen Vaterknoten aus, bis die Wurzel des Baums
erreicht ist. Damit sind alle Prozessoren an der Barriere angekommen, nun miissen noch
die wartenden Prozessoren aufgeweckt werden. Das Verfahren fiir dieses Aufwecken muf}
sich an die Speicherarchitektur des Systems anpassen: auf einem System mit gemeinsa-
men Speicher und kohidrenten Caches kann dazu einfach ein zentrales Busy-Flag ver-
wendet werden. Dies ist jedoch keine leistungsfihige Losung fiir ein NORMA-System,
auf dem jeder nicht-lokale Speicherzugriff (wie es bei einer zentralen Speicherstelle der
Fall ist) das Netzwerk belastet. Dort kann der Baum zuriicktraversiert werden indem je-
der Prozessor, der zu seiner Gruppe von wartenden Prozessoren zuriickkehrt, diesen eine
individuelle Nachricht schicken.

Abbildung 4.3: Struktur der Baumbarriere fiir n = 2

Eine Implementierung einer solchen Barriere wird in Algorithmus 4.5 dargestellt.

Kombinierte Barriere Wenn auf einem NUMA- oder NORMA-System eine Applika-
tion sowohl mehrere Prozessoren belegt und auf diesen Prozessoren wiederum mehrere
Threads anlegt, ist der Einsatz einer kombinierten Barriere sinnvoll. Dabei findet die Syn-
chronisation auf dem Prozessor mit einer Zentralbarriere statt, die bei gemeinsamen Spei-
cher sehr leistungsfihig ist. Sobald die Threads auf einem Prozessor synchronisiert sind,
kann dieser Prozessor an der globalen Synchronisation aller Prozessoren iiber eine baum-
strukurierte Barriere teilnehmen, die den Kommunikationsaufwand moglichst gering hilt.

Die Laufzeit von linearen Barrieren ist von der Ordnung O(P), wihrend baumstruktu-
rierte Barrieren eine Laufzeit der Ordnung O(log P) erreichen konnen. Man konnte daher
meinen, baumstrukturierte Barrieren seien grundsétzlich leistungsfihiger und daher vor-
zuziehen. Dabei muf} aber beriicksichtigt werden, da3 die Baumstruktur unter Umstinden
mehr Overhead bei der Initialisierung und Verwaltung hat. So ist es aufwendiger, bei ver-
ianderter Zahl von Prozessoren, die an der Barriere teilnehmen sollen, die Baumstruktur
anzupassen als bei der linearen Barriere einfach den zugehdrigen Zihler zu dndern.
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Algorithmus 4.5 Algorithmus der Combining Tree Barriere
typedef struct TREE NODE {

int fan in; /* Fan-in dieses Knotens */

int count; /* zu fan in initialisiert */
bool locksense; /* zu FALSE initialisiert */
struct TREE NODE *parent; /* NIL an der Wurzel */

} tree node;

shared tree node nodes[P]; /* die Knoten des Baumes, ggf. im
Speicher plazieren */

private bool sense = TRUE;

private treenode *my node;

void combining barrier (void)
combining barrier aux (my node) ;
sense = !sense;

}i

void combining barrier aux (tree node *this node) {
if (fetch and decrement (&this node->count) == 1) ({
/* der letzte Prozess erreicht den Knoten */
if (this node-s>parent != NIL)
combining barrier aux (this node-s>parent)
this node->count = this node->fan in; /* Reinitialisieren */
this node->locksense = !this node->locksense;

}

while (this node->locksense != sense) {} /* Polling */
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Das gleiche gilt fiir die Frage, wie die Prozesse ihre Wartezeit an der Barriere verbringen
sollen. Als Alternativen bieten sich hier Polling und Blocking an. Beim Polling, dem dau-
ernden Abfragen einer Variable bis zum Eintreten des gewiinschten Zustandes, verbraucht
der Prozessor Rechenzeit und Speicherbandbreite und verrichtet neben dem Warten auf
das Ereignis keine weitere Arbeit. Beim Blocking hingegen gibt der Thread bzw. Prozef3
fiir die Wartezeit die Kontrolle iiber den Prozessor ab, der sich somit anderen Aufgaben
widmen kann, oder der Prozess behilt den Prozessor und widmet sich wihrend der War-
tezeit anderen Aufgaben, die nicht mit der laufenden Synchronisation in Zusammenhang
stehen. Diese Losung scheint prinzipiell vorteilhafter als das Polling zu sein, aber es erge-
ben sich auch Probleme, die diesen prinzipiellen Vorteil des passiven Wartens relativieren
konnen. So weill der Prozess nicht, wie lange er warten muf}, wenn er die Kontrolle ab-
gibt. Der doppelte Kontextwechsel kostet dariiberhinaus eine Zahl von Taktzyklen, deren
untere Grenze recht hoch sein kann. Wenn diese Zahl grofer ist als die urspriingliche
Wartezeit, lohnt sich das Blocking nicht, sondern kostet mehr als Polling.

In den folgenden Abschnitten werden daher verschiedene Barrierenalgorithmen vorge-
stellt. Dabei wird auch zwischen Barrieren fiir netzwerkbasierte Rechner und fiir Rechner
mit gemeinsamen Speicher unterschieden, da fiir diese Architekturen oftmals unterschied-
liche Algorithmen die besseren Ergebnisse bringen. Die grundlegenden Bewertungskrite-
rien fiir eine Barriere sind

e Linge des kritischen Pfades: der kritische Pfad ist die maximale Zahl von Kommu-
nikationsschritten, die zum Erreichen der Barriere fiir einen Prozessor notwendig
ist. Bei der Zentralbarriere ist diese Zahl 1, bei einem bindren Baum betrigt sie
logy(P).

e Gesamtanzahl der Netzwerkoperationen
e Belastung des Speichersystems / des Netzwerks
e Speicherbedarf der notwendigen Datenstrukturen

e Implementierbarkeit mit verfiigbaren atomaren Operationen

Grundsitzlich tritt bei Barrieren der Widerspruch zwischen Minimierung der Konzentra-
tion auf eine einzelne Speicherstelle (bzw. einen einzelnen Prozessor in einem NORMA-
System) und der gleichzeitigen Minimierung der Linge des kritischen Pfades auf. Hier
gilt es, abhingig von der zugrundeliegenden Architektur, ein Optimum zu finden. Hierzu
ist es hilfreich, wenn bereits zum Zeitpunkt der Auswahl des Barrierentyps bekannt ist,
wie die Ankunftszeiten der beteiligten Prozesse verteilt sind. Dabeli ist es oftmals einfa-
cher, eine effiziente Synchronisation auf einer netzwerkbasierten Architektur zu realisie-
ren, da hier die Kommunikation explizit vom Programmierer kontrolliert wird, was jedoch
bei der Programmierung gro3eren Aufwand bedeutet. Hingegen haben in Systemen mit
gemeinsamen Speicher die Caches, Prefetching und Invalidierung ma3geblichen Einflufl
auf den zeitlichen Ablauf eines Speicherzugriffs, und der Ausgang von konkurierenden
Zugriffen unterliegt hiufig nicht der Kontrolle des Programmierers. Hier miissen fiir eine
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effektive Implementierung Strukturen der Hardware, wie z.B. Aufbau und Kohérenzpro-
tokoll der Caches und das Bussystem beriicksichtigt werden, was zu sehr hardwarenahen
Implementierungen fithren kann.

In den folgenden Kapiteln werden Algorithmen fiir Barrieren vorgestellt, die alle mehr
oder weniger auf den vorgestellten Basistypen aufbauen, aber in bestimmte Richtungen
optimiert wurden.

4.3.2 Barrieren fiir UMA- und NUMA-Systeme

Auf UMA-Systemen sind folgende Randbedingungen fiir den Entwurf mit Barrieren zu
beachten:

e Es gibt nur eine Kategorie von Speicher, so dal Zugriffe im Prinzip immer gleich
teuer sind. Dennoch sollte der Speicheraufbau im Hinblick auf den parallelen Zu-
griff beriicksichtigt und Hot-Spots vermieden werden

o Zentrale Flags, die von einem Prozessor beschrieben und von allen anderen gelesen
werden, sind nur bei Einsatz von geeigneten Caches, die das Speichersystem von
den Lesezugriffen auf das Flag entlasten, effizient, was die Wahl des Aufweckalgo-
rithmus bestimmt.

cc-NUMA-Systeme erfiillen den zweiten Punkt oft ebenso wie UMA-Systeme mit Ca-
che, wenn die Daten nur entsprechend verteilt werden konnen. Unter dieser Vorrausset-
zung kann man die Algorithmen fiir Barrieren fiir diese beiden Architekturen generell
zusammenfassen, bei bestehenden Unterschieden wird darauf hingewiesen.

Ausstreuende Barrriere Die ausstreuende Barriere von Brooks [5] verwendet zur
Kommunikation keine Baumstruktur, sondern eine Butterfly-Struktur. Brooks’ Algorith-
mus wurde von Hensgen et al. [13] zur Dissemination Barriere erweitert, deren Kommu-
nikationsstruktur in Abbildung 4.4 dargestellt ist. Dabei synchronisiert sich Prozessor 2 in
Runde & mit Prozessor (i + 2% )mod P, was zu [log; P| Synchronisationsrunden fiihrt. Ei-
ne Runde ist hierbei als eine Teilsynchronisation der Prozessoren nach einem vorgegebe-
nen Kommunikationsmuster anzusehen; verschiedene Runden laufen unter verschiedenen
Kommunikationsmustern ab. Damit werden insgesamt Plog, P Kommunikationsschritte
benoétigt, was auf netzwerkbasierten Rechnern nicht optimal ist. Jedoch wird jedes Flag
nur von einem Prozessor gepollt, und es ist statisch festgelegt, welche Flags jeder Pro-
zessor pollt. Dadurch kdnnen diese Flags lokal angelegt werden. Dieser Barrierentyp ist
folglich fiir UMA- und auch cc-NUMA-Systeme geeignet, wenn auch die Kommunikati-
on noch relativ hoch ist.
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Algorithmus 4.6 Algorithmus fiir die Dissemination Barriere
typedef struct FLAGS {

boocl my flags [1] [logP -1];

bool partner flags [1] [logP -1];

} flags;
private int parity = 0;
private bool sense = TRUE;

private flags *local flags;

shared flags all nodes[P-1];
/* all nodes[i] ist im gemeinsamen Speicher,
aber lokal fuer Prozessor i */

/* Auf Prozessor 1 zeigt jeweils local flags auf all nodes[i]
all nodes[i] .my flags[r] [k] zu FALSE initialisiert
fuer alle i, r, k
Wenn j == (i + 2”k) mod P ist fuer r = 0, 1:
all nodes|[i] .partner flags[r] [k] =zeigt auf
all nodes[j].my flags[r] [k] */

void dissemination barrier ()
int instance;

for (instance = 0; instance < log P; instance++) {
*local flags-s>partner flags[parity] [instance] = sense;
/* spin */
while (local flags->my flags[parity] [instance] != sense)
{}
}
if (parity == 1)
sense = !sense;

parity = 1 - parity;
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Wettbewerbs-Barriere (Tournament Barrier) Ebenfalls Hensgen et al. [13] haben
die Wettbewerbsbarriere entwickelt. Sie basiert auf einem bindaren Baum, an dessen Blat-
tern die Prozessoren starten, was vergleichbar mit der Combining-Tree-Barriere bei einem
Fan-In von 2 ist. In diesem Fall ist jedoch der Gewinner an jedem Knoten statisch fest-
gelegt, was fetch and_ & Operationen iiberfliissig macht. In Runde £ setzt Prozessor
: ein Flag, das von Prozessor j abgefragt wird, wobei i = 2* und j = i — 2" ist (siche
Abbildung 4.4). Danach scheidet Prozessor ¢ aus dem Wettbewerb aus und pollt ein glo-
bales Flag, das letztendlich von Prozessor 0 nach [log, P | Runden gesetzt wird. In dieser
Form ist die Barriere also nur fiir UMA-Systeme mit gemeinsamen Speicher ausreichend
effizient. Mit Einfiihrung eines bindren Aufweckbaums kann jedoch erreicht werden, daf3
die Prozessoren auf lokalen Flags pollen und die Barriere fiir cc-NUMA-Systeme effizi-
ent macht. Letztendlich fithrt das zu einem Spezialfall der Combining-Barrier mit einem
Fan-In von 2 und statisch bestimmten Gewinnern an jedem Knoten.

0o 1 2 3 4 5 0 1 2 3 4 5

— P |

4 4 A 4 A\ A 4 y 4 Y

Runde 2

Dissemination Tournament

Abbildung 4.4: Kommunikationsstruktur der Dissemination und Tournament Barriere

Adaptive kombinierende Baumbarriere In [22] werden optimierte Varianten der ad-
aptiven, kombinierenden Barriere vorgestellt. Die Optimierung hat folgende Aspekte:

e Minimierung der Zugriffe auf nicht-lokalen Speicher
e Moglichkeit, die Wartezeit aktiv zu nutzen

e Reduzierung der Kontextwechsel auf Prozessoren mit mehreren Threads

Scott und Mellor-Crummey haben diesen Algorithmus fiir ein System mit gemeinsamem
Speicher implementiert; eine Umsetzung fiir verteilten Speicher ist jedoch moglich und
wird in Kapitel 4.3.3 erldutert. Der zugrundeliegende Algorithmus von Gupta und Hill
[11] baut auf einem doppelt verketteten bindren Baum auf, in dem fiir jeden Prozessor
genau ein beliebiges Blatt als Startposition vorgesehen ist. Die Struktur des Baumes ist
jedoch nicht statisch, sondern wird von Prozessoren, die in die Barriere eintreten, so ver-
dndert, dal nachfolgende Prozessoren auf der Suche nach ihrer Warteposition weniger
Ebenen durchlaufen miissen.

Unter Verwendung der Namensgebung aus Abbildung 4.5 lauft dieser Vorgang im Detail
folgendermalf3en ab: jeder Prozessor steigt von seinem Blatt » solange den Baum hinauf,
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Abbildung 4.5: Namensgebung der Knoten bei der adaptiven Baumbarriere

bis er einen Knoten findet, der noch von keinem anderen Prozessor besetzt ist. Diesen
Knoten w markiert er als besetzt und hingt sodann den Knoten o als neuen Sohn an den
Knoten p. Tatsdchlich muf3 bei diesem Vorgehen jeder Prozessor nur einen Schritt im
Baum zuriicklegen, um einen freien Knoten zu finden. Der letzte Prozessor, der an der
Barriere ankommt, findet als Vater seines Blattes den NIL-Knoten, wodurch er weif3, daf3
die Barriere komplett ist. Daher setzt er in der Wurzel des Baumes das entsprechende Flag.
Der zugehorige Prozessor pollt dieses Flag und setzt darauthin bei seinen Sohnen eben-
falls diese Flags, wodurch sukzessiv alle Prozessoren erreicht werden. Dies setzt vorraus,
dal} die urspriingliche, nicht adaptierte Struktur des Baumes gesichert wurde, da der ad-
aptierte Baum kein regulérer bindrer Baum mehr ist und das Riicktraversieren darin nicht
mehr moglich ist.

Eine Optimierung betrifft die Moglichkeit, dal ein Prozessor wihrend der Wartezeit an
der Barriere andere Dinge rechnen kann* anstatt nutzlos zu warten. Eine derartige Barriere
wird als fuzzy Barrier bezeichnet. Dazu miissen die Phasen des Eintretens in die Barriere
und des Verlassens getrennt werden. Ein einfaches Trennen der Phasen ohne weitere Mo-
difizierung des Benachrichtigungsalgorithmus hétte jedoch zur Folge, da Prozessoren,
die relativ friih in die Barriere eingetreten sind und daher einen Knoten in der Nihe des
unteren Randes des Baumes haben, beim Wiedereintreten in die Barriere u.U. lange auf
die Prozessoren aus dem oberen Bereich des Baumes nahe der Wurzel warten miissen.
Es sollte also erreicht werden, dall die Prozessoren, die als erste in die Barriere einge-
treten sind, auch als erste benachrichtigt werden, wenn die Barriere komplett ist. Dies ist
besonders wichtig, da ja kein Prozess bei seinem FEintreffen an der Barriere abschitzen
kann, wann der letzte Prozess die Barriere erreichen wird. Entsprechend kann es vorkom-
men, daf sich ein ProzeB zu lange mit seinen Nebenrechnungen aufhilt und damit andere
Prozesse in der Barriere blockieren wiirde. Als Losung wird ein separater Benachrichti-
gungsbaum auf der Basis des urspriinglichen biniren Baumes benutzt, in dem ein Prozess
so lange in Richtung der Wurzel wandert wie es freie Knoten gibt. Damit ist in diesem
Fall ein Knoten gemeint, auf dem nicht bereits ein anderer Prozess wartet.

Eine weitere Optimierung widmet sich der Minimierung der nichtlokalen Speicherzugrif-
fe. Die nicht-fuzzy Variante der Barriere pollt bislang bei drei verschiedenen Gelegenhei-
ten auf nicht-lokalen Speicherstellen:

“Diese Dinge diirfen natiirlich nichts mit dem Ergebnis zu tun haben, das nach der Barriere allen Pro-
zessoren vorliegt.
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1. Wihrend des Wartens auf die Vervollstandigung der Barriere pollt jeder Prozess auf
einem Flag eines dynamisch gesuchten Knotens

2. Um den Baum konsistent zu halten, wird jeder besuchte Knoten iiber
test and_ set abgefragt

3. Bei der Suche nach dem Knoten, bei dem der Prozess warten kann, und dem an-
schlieBenden Ermitteln des Zwillingsknotens

Das Problem unter Punkt 1 kann geldst werden, indem jeder Prozess ein lokales
Flag anlegt und in dem Knoten des Baumes ein Zeiger darauf abgelegt. Die nicht-
lokalen Speicherzugriffe unter Punkt 2 und 3 koénnen mittels Ersetzung der Locks
durch fetch and store Operationen reduziert werden, wobei der Einsatz von
compare and swap an dieser Stelle zusitzlich das Zuriickschreiben eines Pointers,
der félschlicherweise iiberschrieben wurde, iiberfliisssig machen.

Bei der fuzzy Variante der Barriere mit minimierter Zahl der nichtlokalen Speicherzu-
griffe kommt neben den oben angegebenen Maflnahmen noch hinzu, da3 beim Eintritt
in die Beendigungsphase der Barriere der Warteplatz nahe der Wurzel gefunden werden
soll, ohne daB jeder Zugriff auf einen Knoten von einem Lock gesichert werden muf3. In
diesem Fall handelt es sich sogar um zwei Locks, nimlich den auf den Sohnknoten und
den zugehorigen Vaterknoten, weil der Prozess nachsieht, ob der Vater bereits belegt ist.
Ist das der Fall, belegt er wiederum den Sohn. Dieser zweifache Locken kann umgangen
werden, indem auf dem Weg vom Blatt bis zum tatsichlichen Warteknoten einfach jeder
Knoten, der dem Prozess unbelegt erscheint, mit dem Zeiger auf das eigene Flag versehen
wird.

Eine letzte Optimierung betrifft die Methode zum Aufwecken. Wenn ein Prozess ent-
deckt, dal} in einem Subbaum bereits ein Prozef aktiv ist oder die Wurzel des Subbaums
unbesetzt ist, bricht er den Aufweckprozef fiir diesen Subbaum ab.

Statische f-fach Barriere In [9] wird als Variaton des Tournament-Algorithmus die
statische f-fach Barriere vorgestellt. Sie benutzt nicht den festen Fan-In von 2, sondern
bestimmt fiir jede Stufe individuell den optimalen Fan-In iiber den in Algorithmus 4.7
dargestellten Algorithmus. Dabei wird der Baum der f-fach Barriere im Gegensatz zur
MCS-Barriere von den Blittern zur Wurzel hin aufgebaut (bottom-up). Wéhrend dadurch
der Baum der MCS-Barriere nur dann ausgeglichen ist, wenn die Zahl der teilnehmenden
Prozessoren P eine Potenz von 2 ist, ist dies bei der f-fach Barriere bereits der Fall, wenn
P ein Vielfaches des Fan-In ist.

Dynamische f-fach Barriere Die im vorhergehenden Absatz beschriebene Barriere
wird als statisch bezeichnet, weil die Rolle jedes Prozessors bei der Erstellung des Bau-
mes festgelegt wird. Wenn ein designierter Vaterproze3 vor seinem Sohnprozef3 an der
Barriere ankommt, muf} er die Ankunft seiner S6hne pollen. Dies fiihrt zu Fehlzugriffen
in den Cache beim Vater, wenn die Sohne ihre Ankunft in der zugeordneten Speicherstelle
eintragen. Um diesen Schwachpunkt der statischen f-fach Barriere zu beheben, wird sie
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Algorithmus 4.7 Bestimmung des statischen Fan-In der f-fach Barriere

/* wg. Effizienz: MAX FANIN = Zahl der Bytes in Maschinenwort */
const MAX FANIN = 8;

const MIN FANIN = 2;

float measure, best measure;

int fanin (int num procs left) {
best fanin = MAX FANIN;
current fanin = best fanin;
best measure = 0;

while (current fanin > MIN_ FANIN)

remainder = num procs left % current fanin; /* Modulo */
if (remainder == 0)
remainder = current fanin;

/* 0 < measure <= 1, wobei 1 ausgeglichenen Baum ergibt */
measure = remainder / current fanin;

if (measure > best measure) {

best measure = measure;
best fanin = current fanin;
current fanin -= 1;

return (best fanin);

o 1
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Abbildung 4.6: Kommunikationstruktur der f-fach Barriere
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modifiziert, um die Vater-Sohn Rollenverteilung dynamisch optimal festzulegen [9]. Wie
bei Combining-Tree-Barriere wird dem zuletzt eintreffenden Prozef die Rolle des Vaters
gegeben. Die Kommunikationsstruktur der statischen f-fach Barriere bleibt dabei erhal-
ten. Jedoch muB statt des Flags (mit statischer Bedeutung) mit sense-reversing gearbeitet
werden, um das Auftreten von Race-Conditions zu vermeiden.

4.3.3 Barrieren fiir NORMA-Systeme

MCS Baum Barriere Um mit der MCS-Barriere von Mellor-Crummey und Scott [21]
P Prozessoren zu synchronisieren, werden zwei Biume mit jeweils P Knoten verwendet.
Ein Baum ist der Ankunftsbaum, der andere dient als Aufweckbaum, wobei die Bdume
verschieden Fan-Ins bzw. Fan-Outs haben. Als Fan-In fiir den Ankunftsbaum wird 4 ver-
wendet, was etwa auf 32-bit-Maschinen wegen der Zusammenfassung von 4 Statusbytes
zu einem Maschinenwort giinstig ist, da somit der Informationsgehalt einer Nachricht ma-
ximiert werden kann. Fiir den Aufweckbaum gilt, da3 bei einem Fan-Out von £ der letzte
Prozessor nach & log;, P Aufweckvorgingen erreicht wird. Dieser Ausdruck wird minimal
fiir £ = 2. Die Verkniipfung der Knoten erfolgt iiber Zeiger auf das jeweils zustindige
Flag child not ready und parent sense. Der Algorithmus der MCS-Barriere
ist aus Abbildung 4.9 ersichtlich. Die in dem Algorithmus auftretenden Pointeroperatio-
nen auf ein gemeinsames Feld lassen sich NORMA-gerecht in Nachrichten umformen.

o

1 2 383 4 5 6 7
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NN
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MCS Barriere

Abbildung 4.7: Kommunikationstruktur der MCS-Barriere

Adaptive Combining Tree-Barrier Die adaptive Baumbarriere wurde bereits in Ka-
pitel 4.3.2 vorgestellt, unter anderem eine Variante, die die Zahl der Zugriffe auf nicht-
lokalen Speicher so weit als moglich reduziert. Dies ist Vorraussetzung dafiir, da sich
eine Barriere auf einem netzwerkbasierten System effizient realisieren 146t, wenn diese
Zugriffe jeweils einer Nachricht an einen entfernten Prozessor zugeordnet werden. Wenn
es auf einem gegebenen System die Weglinge einer Nachricht einen Einfluf} auf die Kom-
muniktionsleistung hat, sollte versucht werden, im Netzwerk benachbarte Knoten auch im
Baum miteinander zu verbinden.
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Algorithmus 4.8 Datentstruktur und Rendezvous der dynamischen f-fach Barriere

typedef union

long whole;

boolean parts[MAX FANIN] ;
} whole and parts;

typedef struct treenode t{
/* Zeiger auf das Flag in dem zu pollenden Flagwort */
boolean *myPlace;
struct treenode t *parent; /* Zeiger auf den Vater */

/* Soehne, die bislang angekommen sind */
whole and parts childSoFar;

/* Soehne, die noch erwartet werden */
whole and parts childExpected[2];

unsigned char level;
type enum type;
} treenode t;

void barrier ()

{

register treenode t *node = myleaf;

*myStartingPlace = local sense;
for(;;) {
if (node->childSoFar.whole !=
node->childExpected[local sense] .whole) {

while (global sense != local sense) ;
break;

}

if (node->type == ROOT) { /* an der Wurzel angelangt */
global sense = local sense; /* signalisieren */
break;

}

*node->myPlace = local sense;

node = node-s>parent;

} A

local sense "= TRUE; /* sense-reversal */
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Algorithmus 4.9 Algorithmus fiir die MCS-Baumbarriere

typedef struct TREE NODE {

bool parent sense;

bool *parent ptr;

bool *child ptr[2];

bool have child[4];

boocl child not ready [4];

bool dummy /* pseudo-data */
} tree node;

shared tree node nodes[P]; /* nodes[vpid] lokal fuer Prozessor i */
private int vpid; /* virtuelle, aber eindeutige Proz.-ID */
private bool sense;

/* Initialwerte der Datenstrukturen:
sense ist true auf Prozessor i und nodes[i] ist:
have child[j] = true wenn 4*i+j < P, sonst false
parent ptr = &nodes[floor((i-1)/4)].child not ready[(i-1) mod 4]
oder &dummy falls i = 0

child ptr[0] = &nodes[2*i+1] .parent sense
oder =&dummy falls 2*i+l >= P
child ptr[l] = &nodes[2*i+2] .parent sense

oder =&dummy falls 2*i+2 >= P
child not ready = have child
parent sense = false */

void tree barrier (void)
/* warten auf die Soehne */
while (nodes|[vpid].child not ready[0]
| | nodes[vpid].child not ready[1]
| | nodes[vpid] .child not ready[2]
| | nodes([vpid].child not ready[3]) {}
/* Kopieren der Feldinhalte (Kurzfassung" fuer naechsten Lauf */
nodes [vpid] .child not ready = nodes|[vpid] .have child;
/* dem Vater Bescheid geben, dass der Sohn angekommen ist */
*parent ptr = FALSE;

/* Alle ausser root warten auf Aufwecken durch den Vater */
if (vpid) { while (nodes[vpid] .parent sense != sense) {} }

/* Soehne aufwecken (via sense-reversal) */
*nodes [vpid] .child prt[0] = sense;
*nodes [vpid] .child prt[1l] = sense;

sense lsense;
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4.3.4 Barrieren fiir mehrere Threads auf einem Prozessor

Neben der Synchronisation einer Zahl von Prozessoren auf einem Parallelrechner ist
auch bei der Ausfithrung mehrerer Threads eines Prozesses auf einem einzelnen Pro-
zessor (Multithreading) eine Synchronisation erforderlich, wenn die einzelnen Threads
Teile eines Gesamtproblems bearbeiten. Im Gegensatz zu den Situationen in den vorheri-
gen Abschnitten besteht hier aber nicht die Wahl zwischen blockierenden und pollenden
Algorithmen, da ein pollender Thread die Rechenzeit aller anderen Threads unnétig be-
schrinkt. Hingegen taucht das Problem des Hotspots nicht auf, da alle Threads zu gleichen
Kosten auf den lokalen Speicher zugreifen konnnen und ohnehin sequentiell bearbeitet
werden. Die Verwendung von Signalen oder Bedingungsvariablen ist daher vorteilhaft,
da diese Art der Kommunikation auf einem Prozessor nicht blockierend ist und nur we-
nige Kosten verursacht. Dariiberhinaus bieten die verfiigbaren Programmierschnittstellen
fiir Threads Funktionen zur Synchronisation an.

In den folgenden Abschnitten werden einige Verfahren vorgestellt und bewertet. In den
zugehorigen Beispielen wird das pThreads-API verwendet, definiert im POSIX Standard
1003.1c (Kapitel 3.4).

Fork & Join Die einfachste Methode, Threads zu synchronisieren ist die Verwendung
des Fork & Join-Verfahrens. Der ProzeB erzeugt die erforderliche Anzahl von Threads,
die sogleich in die ihnen zugewiesene Funktion springen und diese abarbeiten (siche Al-
gorithmus 4.10). Danach werden die Threads vernichtet, was die Methode wegen des
anfallenden Overheads zumeist uninteressant macht. In [19] wird Fork & Join jedoch mit
speziellen Threads verwendet, bei denen der Aufwand zur Erzeugung und Vernichtung
vermieden wird. Ein Beispiel, wie derartige Threads in den Algorithmus der adaptiven
Quadratur zur Berechnung der Fliche unter einer Kurve der Funktion f eingesetzt werden
konnen, ist in Algorithmus 4.11 dargestellt.

FIFO-Lock Barrier Fine erste, sehr einfache Barriere, bei der es nicht nétig ist, fiir
jeden Barrierendurchlauf die zugeordneten Threads neu zu starten, 148t sich iiber einen
FIFO-Lock wie Ticket Lock (Kapitel 4.2.1) realisieren. Dazu wird ein Thread zum
Schliisselthread bestimmt, der den Mutex gleich zu Beginn belegt. Die Barriere besteht
nun einfach aus dem Versuch eines jeden Thread, diesen Mutex zu belegen. Ein Zihler
verhindert, da3 der Schliisselthread den Lock zu friih abgibt oder wieder erhélt, wodurch
ein Deadlock oder zumindest inkorrektes Verhalten der Barriere entsteht.

Eine solche Barriere ist in einer Multithreading-Umgebung aufgrund ihres pollenden Cha-
rakters nur bei sehr kurzen Wartezeiten an der Barriere effizient, aber es ist interessant zu
ermitteln, wie sie sich ihre Leistung gegeniiber fortgeschritteneren Barrierentypen aus-
nimmt.

Zentralbarriere Die Barriere von Marejka (siehe Algorithmus 4.12) arbeitet mit Be-
dingungsvariablen, Mutex Locks und einem zentralen Zihler. Sie hat gegeniiber der ein-
fachen Mutex Lock Barriere den Vorteil, daB kein ausgezeichneter Thread bendtigt wird
und auch die Mutex Locks nicht gepollt werden.
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Algorithmus 4.10 Synchronisation mittels Fork & Join unter POSIX

void * j thread( void *arg ) {
/* Erledigung der Aufgabe */
do_something() ;

return( 0 );

}

main ()

{
/* Threads erzeugen und mit Funktion j thread()
for ( jJ = 0; j < number threads; ++j )

if ( n = pthread create( &thread id[j], NULL,
(void *)NULL )) {
errno = n;
perror ( "pthread create" );
exit( 1 );

}

/* Auf die Rueckkehr eines jeden Threads warten
(hier koennte man anhand der Thread ID’s
auch nur auf bestimmte Threads warten) */

for ( j = 0; j < number threads; ++j )
pthread join( thread id[j], NULL );

starten */

j_thread,
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Algorithmus 4.11 Adaptive Quadratur mit Fork & Join-Synchronisation (Pseudocode,
nach [19])

main ()

{

real links, rechts, *antwort, flinks, frechts, start flaeche

Eingabe von left und right

berechne flinks, frechts und start flaeche

antwort = thread fork (quad, links, rechts, flinks, frechts,
start flaeche)

quad (real a, b, fa, fb, area)

{

real *links, *rechts, fm, m, alinks, arechts

berechne Mittelpunkt m und flaechen alinks und arechts
if (genau genug)
return (alinks + arechts)

else {
/* starte 2 neue Threads mit Unterprogramm (rekursiv) */
links = thread fork (quad, a, m, fa, fm, alinks)

rechts = thread fork (quad, m, b, fm, fb, arechts)
/* warte auf Rueckkehr =*/

thread join()

return (*links, *rechts)
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Ein Problem kann es sein, wenn ein Thread vom Scheduler suspendiert wird, wihrend
er den Lock hélt: andere Threads werden in dieser Zeit auf den Lock warten ohne eine
Chance, ihn zu erhalten. Dadurch wird Zeit vergeudet, ein Deadlock kann dadurch aller-
dings nicht entstehen. Die Verwendung des Mutex Locks kann vermieden werden, wenn
mit geeigneten atomaren Operationen auf den Zihler zugegriffen wird. Da solche Ope-
rationen aber meist Maschinenspezifisch sind, geht mit einer derartigen Malnahme die
Portierbarkeit auf POSIX-Ebene verloren.

Diese Barriere stellt eine Variante der typischen Barriere auf multiprogrammierten Pro-
zessoren dar. Je nach gegebenen Mitteln zur Synchronisation und deren Leistungsfihig-
keit sowie der Art der Nutzung der Barriere kann der Algorithmus bei gleichem Grund-
prinzip optimiert werden.

4.3.5 Hardware-Unterstiitzung fiir Barrieren

Neben der in den vorrangegangenen Kapiteln besprochenen softwaretechnischen Reali-
sierung von Barrieren ist auch die Nutzung von spezieller Hardware mdglich. Rein logisch
ist eine Barriere eine einfache UND-Verkniipfung, die sich in Hardware theoretisch ein-
fach realisieren 1dBt. In der Praxis ergibt sich aber durch die zusétzlich nitigen Signale
und den Wunsch nach Skalierbarkeit ein hoherer Aufwand, der gegen den tatsdchlichen
Nutzen aufzuwiegen ist.

Cray T3D vs. Cray T3E In dem Parallelrechner T3D hat Cray zur Synchronisation
ein eigenes baumstrukturiertes Netzwerk parallel zum eigentlichen Kommunikationsnetz-
werk realisiert [24]. Uber dieses Netzwerk ist sowohl Barriersynchronisation (entspricht
dem logischen UND) als auch Eurekasynchronisation (entspricht dem logischen ODER)
moglich. Das Netzwerk wurde als Baum von UND-Gattern mit einem Fan-In von 4 reali-
siert, da sich eine UND-Funktion fiir simtliche Prozessoren des Systems (maximal 1024)
keinesfalls in einer einzigen Stufe realisieren 146t und ein solches Gatter auch nicht ska-
lierbar und partitionierbar wiére. Das derart erzeugte Barriersignal wird ebenfalls iiber
einen Baum mit einem Fan-Out von 4 an die Prozessoren zuriickgeleitet. Da eine einzige
Hardwarebarriere nicht ausreicht, wenn das System in mehrere unabhéngige Partitionen
aufgeteilt wird, wurden insgesamt 16 parallele Barrieren implementiert’.

Bei Verwendung von negativer Logik kann die gleiche Hardware auch zur Eurekasyn-
chronisation genutzt werden. Dazu ist allerdings eine Barriere vor und nach dieser Syn-
chronisation erforderlich, da die Eurekasynchronisation nicht synchron ist und somit Ra-
ceconditions auftreten kdnnten.

Bei dem Nachfolgemodell der T3D, der T3E, hat Cray simtliche Funktionen zur Kom-
munikation in ein einziges Netzwerk eingebettet; das separate Synchronisationsnetzwerk
der T3D wurde weggelassen [25]. Dadurch wurde die grobe Granularitéit der T3D beziig-
lich der Partitionierbarkeit als auch der Aufriistbarkeit iiberwunden sowie der Leitungs-
bedarf verringert. Auf jeder Prozessoreinheit (PE) wurde eine Schaltung fiir Barrier- und

>Zur Einsparung von Leitungen wurden sie aber nicht hardwaremiBig voll parallel implementiert, son-
dern iiber 4 Leitungen zeitlich gemultiplext
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Algorithmus 4.12 Zentralbarriere nach Marejka

typedef struct {

int maxcnt; /* maximum number of runners */

struct _sb {
pthread cond t wait cv; /* cv for waiters at barrier */
pthread mutex t wait 1lk; /* mutex for waiters at barrier */
int runners; /* number of running threads */

} sbl[2];

struct sb *sbp; /* current sub-barrier */

} pbarrier t;

int pbarrier init( pbarrier t *bp, int count, int type, void *arg )

{

bp->maxcnt = count;

bp->sbp = &bp->sb[0];

for(j_:o;i<2;++i){
struct sb *sbp = &(bp->sbl[il);
sbp->runners = count;

if (n = pthread mutex init( &sbp-s>wait 1k, NULL ))
return (n);

if (n = pthread cond init( &sbp->wait cv, NULL ))
return (n);

}

return (0);

}

int pbarrier wait (register pbarrier t *bp) ({
register struct _sb *sbp = bp->sbp;
register int count = bp-s>maxcnt;

pthread mutex lock( &sbp->wait 1k );

if ( sbp->runners == 1 ) { /* der letzte Thread ist da ! */
if ( bp-smaxcnt != 1 ) {
sbp->runners = bp->maxcnt; /* Reinitialisierung */
bp->sbp = (bp->sbp == &bp->sb[0])
? &bp->sb[1l] : &bp->sb[0];
pthread cond broadcast ( &sbp-s>wait cv ); /* Aufwecken */
}
} else {
sbp->runners--; /* einer weniger, auf den zu warten ist¥*/
while (sbp->runners != bp->maxcnt)

pthread cond wait( &sbp->wait cv, &sbp->wait 1k );

}

pthread mutex unlock (&sbp->wait 1k) ;
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Eurekasynchronisation (BES) implementiert. Diese Schaltung arbeitet unabhéngig vom
Prozessor, wickelt ihre Kommunikation, die fiir die Synchronisation anféllt, aber iiber das
normale Netzwerk ab. Diese Synchronisationsnachrichten haben jedoch die hochste Prio-
ritdt [35]. Da hier ein groBerer Teil der Synchronisation in Software abgewickelt wird,
muB eine PE bzw. die darauf befindliche BES als Wurzel der Barriere bestimmt werden.
Der Prozessor auf der PE kann das Erreichen der Barriere wahlweise pollend oder iiber
interruptgesteuert in Erfahrung bringen.

Wiihrend in der T3D das Kommunikationsnetzwerk zur Synchronisation iiberhaupt nicht
benutzt werden muB, treten dazu bei der T3E eine Anzahl von Nachrichten auf dem Netz-
werk auf. Die genaue Zahl hdngt von der Struktur der Partion ab, die in die Synchroni-
sation involviert ist. Die PE der Partition bilden einen Baum, in dem jedoch ein Fan-In
im Bereich von 0 bis 6 auftreten kann. Man kann also nur von O(log P) sprechen. In der
T3D dauert eine Barriersynchronisation aufgrund der Schaltzeiten der Gatter im Schnitt
24 Taktzyklen. Die Schwankungen dieser Zeit werden durch die gemeinsame Nutzung
von nur 4 Leitungen fiir 16 Barrieren verursacht.

Wie sich diese unterschiedlichen Ansitze auf die Leistung auswirken, wurde durch
Messungen ermittelt (siche Abbildung 4.9). Es wird deutlich, dal} die Zeit fiir Barrier-
Synchronisation auf der T3D auch mit steigender Knotenzahl konstant bleibt, da offent-
sichtlich die (mit steigender Prozessorzahl logarithmisch zunehmende) Tiefe des Hard-
warebaumes kaum ins Gewicht féllt gegeniiber dem restlichen (konstanten) Overhead der
Messung® Die Barriere auf der T3E skaliert hingegen mit O(log Knotenzahl), allerdings
bewegen sich die Synchronisationszeiten in der gleichen Grof3enordnung wie bei dem
Vorgingermodell. Die Tatsache, dafl bei dem synthetischen Benchmark die Busbelastung
nur aus den Synchronisationsnachrichten besteht, ist dabei keine wesentliche Einschrin-
kung, da auch bei realen Anwendungen die eigentliche Kommunikation erst nach der
Barriere durchgefiihrt wird und die Synchronisationsnachrichten auch im realen Betrieb
die hochste Prioritdt haben. Insofern erscheint die Entscheidung von Cray, den Aufwand
des separaten Synchronisationsnetzwerkes einzusparen, vertretbar.

SGI Power Challenge Silicon Graphics hat in seiner Power Challenge UMA Archi-
tektur auf jeder Prozessoreinheit einen Synchronisationszihler implementiert [26]. Durch
ein Broadcast-Signal auf dem Bus, das von jedem Prozessor beim Erreichen der Barriere
ausgegeben wird, wird dieser Zidhler inkrementiert. Der an der Barriere angekommene
Prozessor pollt sodann diesen (lokalen) Zdhler, bis dieser die Zahl der involvierten Pro-
zessoren anzeigt, womit die Barriere komplett ist. Dadurch ruft auf diesem System eine
Synchronisation an einer Barriere nur N Buszugriffe hervor gegeniiber N? Zugriffen bei
Verwendung eines zentralen Zdhlers und kohdrenten Caches. Allerdings kann tatséchlich
nur eine einzige Barriere auf dem gesamten System auf diese Art genutzt werden. Das
heift, das das System zur Verwendung dieser Barriere von einer Applikation exklusiv
genutzt werden muf3.

®Das zur Messung verfiigbare System hatte nur 32 Knoten.



KAPITEL 4. SYNCHRONISATION 75

Barrier Performance
4.5

3.5

3E

Ausfuehrungszeit [us]

15 | | | | | | )
0 20 40 60 80 100 120 140

Anzahl Knoten

Abbildung 4.9: Barrier-Synchronisation auf Cray T3D und T3E

4.3.6 Vergleich der behandelten Barrieren

In diesem Kapitel werden in den Tabellen 4.2 und Tabellen 4.3die Eigenschaften der zuvor
behandelten Barrieren tabellarisch gegeniibergestellt. Die betrachteten Kriterien sind:

1.

Spezialhardware: benotigt der Algorithmus spezielle Hardware-Instruktionen, die
iber die atomare Operation test and set hinausgehen?

. Kritischer Pfad: die Linge des kritischen Pfades

. Transaktionen: die Zahl der Kommunikationsvorgénge, also Nachrichten iiber das

Netzwerk oder Zugriffe auf nicht-lokalen Speicher

. Transaktionen mit Cache: Abschitzung der effektiven Zahl der im vorherigen

Punkt genannten Speicherzugriffe bei Verwendung kohérenter Caches

. Zahl der Schreiber: wieviele Prozesse schreiben zur Synchronisation auf eine

Speicherstelle ?

. Hierarch. Speicher: ist der Algorithmus geeignet fiir Systeme mit hierachischem

Speicher (NUMA)?

. Kommunikationsstrukur: wird die Kommunikationsstruktur statisch bei der In-

itialisierung der Barriere oder dynamisch wiéhrend ihrer Laufzeit festgelegt?
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8. Speicherbedarf: Ordnung der Groe des Speicherbedarfs im gemeinsamen Spei-
cher

Wenn ein Barrierenalgorithmus unter Punkt 1 eine komplexere atomare Operation beno-
tigt, 146t er sich in der Regel denoch mit den einfachen Primitiven realisieren, da damit
Locks erzeugt werden konnen, die jede Art von synchronisiertem Zugriff erlauben. Eine
solche Losung hat aber eine schlechtere Leistung als es mit den speziellen Instruktionen
der Fall ist und machen damit u.U. den Algorithmus obsolet.

Die unter Punkt 7 aufgefiihrte Eigenschaft einer statischen oder dynamischen Kommu-
nikationsstruktur ist kein eindeutiges Zeichen fiir mehr oder weniger Leistung: eine dem
einzelnen System optimal angepabBte statische Kommunikationsstruktur’ kann sogar we-
niger Overhead mit sich fiihren. Eine dynamische Struktur, die sich also wihrend der
Barrierensynchronisation anhand der Ankunftszeiten der Prozesse oder einem anderen
Kriterium #ndert, ist vor allem bei Barrieren mit unterschiedlicher Laufzeit der Prozesse
vorteilhaft. Die Eigenschaft unbestimmt bedeutet hier, dal der Algorithmus keine Kom-
munikationsstruktur vorgibt.

Fork&Join | Mutex Lock | Zentral
Spezialhardware Nein Nein Vorteilhaft
Kritischer Pfad 1 1 1
Transaktionen P P?
Transakt. mit Cache P
Zahl der Schreiber P
Hier. Speicher Moglich Nein Nein
Komm.struktur umbestimmt | unbestimmt | unbestimmt
Speicherbedarf 0 1 1

Tabelle 4.2: Vergleich von Algorithmen fiir Barrieren bei Multiprogramming

"Diese statische Struktur wird allerdings auch erst zur Laufzeit erstellt, ist also quasi-dynamisch
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Combining | Dissem. Tourn. MCS
Spezialhardware Ja Nein Nein Nein
Kritischer Pfad [log P] [logs P [logy P] [logs P
Transaktionen f (%} Pllog, P] P-1 P-1
Transakt. mit Cache | f[Z=1] | 2P[logy P] | 2(P-1) | [E]122
Zahl der Schreiber f 1 1 f
Hierarch. Speicher Ja Nein Nein Ja
Komm.struktur Dynamisch | Statisch Statisch Statisch
Speicherbedarf P P[log: P] | £[log, P] P
Adaptiv | Statisch f-fach | Dynamisch f-fach
Spezialhardware Nein Nein Nein
Kritischer Pfad [log, P | [log; P [log;P]
Transaktionen ? P-1 f [%1
Transakt. mit Cache ? (%} =2 f (%]
Zahl der Schreiber 1 f-1 f
Hierach. Speicher Ja Nein Nein
Komm.struktur Dynamisch Statisch Dynamisch
Speicherbedarf 2P “[log; P = [log; P

Tabelle 4.3: Vergleich von Algorithmen fiir Barrieren auf Multiprozessorsystemen
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Kapitel 5

Einbindung in SVM-Fortran

SVM-Fortran [4] ist eine Erweiterung von Fortran 77 (inklusive CRAY-Erweiterungen),
die die Programmierung paralleler Systeme erlaubt. Die Zielmaschinen sind Parallelrech-
ner mit gemeinsamem Speicher, inbesondere virtuell gemeinsamem Speicher. Das Daten-
modell, auf dem die Erweiterung basiert, ist das eines einzigen, globalen Adrefraums,
auch wenn die Daten physikalisch in lokalen Speichern der Prozessoren gehalten wer-
den. Als Programmiermodell wird Single-Program-Multiple-Data (SPMD) verwendet,
wodurch auf allen Prozessoren dasselbe Programm ausgefiihrt wird.

5.1 Programmiermodell und -umgebung von
SVM-Fortran

Prozessorfelder In SVM-Fortran kann der Benutzer bestimmen, auf welchen Prozesso-
ren ein Ausfiihrungsblock, beispielsweise die Iterationen einer parallelen Schleife, ausge-
fiihrt werden soll. Ein Hilfmittel hierzu sind Prozessorfelder erreicht, mit denen abstrak-
te Prozessoren angesprochen werden konnen. Diese werden schlielich auf die realen
Prozessoren des parallelen Systems abgebildet. Durch die abstrakten Prozessoren ist der
Parallelismus im SVM-Fortran-Programm unabhéngig vom Parallelismus, der auf dem
System physikalisch Verfiigbar ist. Die Prozessorfelder wiederum dienen der Vereinfa-
chung der Handhabung und der Abbildung von Datenstrukturen auf die Prozessoren, wie
es bei der Verwendung von Templates geschieht!.

Jedem Block im Programm ist genau ein Prozessorfeld zugeordnet, welches diesen Block
ausfiihrt. Dieses Feld wird als Active Processor Set (APS) dieses Blocks bezeichnet.
Es konnen mehrere Blocke parallel durch mehrere APS ausgefiihrt werden, wobei die
Schnittmenge dieser APS leer sein muB3.

Synchronisation Zur Synchronisation innerhalb des APS stehen alle gidngen Mittel wie
Barrieren, Locks und kritische Sektionen zur Verfiigung (mehr zur Synchronisation im
Kapitel 4).

!Templates dienen dem (vorbestimmten oder dynamischen) irreguliren Scheduling von parallelen
Schleifen zur effektiven Verarbeitung irregulérer Datenstrukturen.
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Ausfithrungsmodus Die Ausfiihrung eines Blocks des Programms erfolgt, bezogen auf
das APS, in einem von zwei Modi:

¢ exklusiver Modus: Der Block wird nur von einem einzigen Prozessor ausgefiihrt
(welcher nicht bestimmt ist). Die anderen Prozessoren des APS iiberspringen diesen
Block und synchronisieren sich hinter dem exklusiven Block mit dem ausfithrenden
Prozessor.

o replizierter Modus: Alle Prozessoren des APS bearbeiten den Code dieses
Blockes. Jedoch kann der KontrollfluB der beteiligten Prozessoren verschieden sein,
sei es durch entsprechendes Scheduling einer Schleife oder explizite Auswertung
der Prozessornummer.

Datenspeicherung Jede Variable in SVM-Fortran ist entweder als private (privat) oder
shared (gemeinsam) definiert. Im ersten Fall besitzt jeder (abstrakte) Prozessor eine pri-
vate Instanz dieser Variablen, auf die er exklusiven Zugriff hat. Gemeinsame Variablen
konnen hingegen von allen Prozessoren des APS gelesen und geschrieben werden, wobei
das Modell der strengen Kohdirenz angewendet wird.

Die SVM-Fortran Programmierumgebung besteht aus fiinf Teilen:

e SVMF-Compiler: Ein source-to-source Compiler, der das mit den SVMF-
Direktiven versehene Programm in ein Fortran 77-Programm tiibersetzt.

o SVMF-Laufzeitbibliothek: Diese Bibliothek enthélt alle Funktionen, die zur Allo-
kation der Daten durch die Prozessoren, die Synchronisierung und das Scheduling
der Prozessoren, Steuerung des Kontrollflusses und allen weiteren Aufgaben im
Zusammenhang mit der Nutzung des virtuell gemeinsamen Speichers dienen.

¢ SVM-Implementierung der Zielarchitektur: der gemeinsame AdreBraum aller
Prozessoren, der virtuell oder real sein kann, wird durch die standardisierten Sy-
stem V Shared-Memory-Schnittstelle angesprochen. Die zugehorige Funktionalitét
wird auf der Intel Paragon durch ASVM bereitgestellt; auf anderen Systemen wie
Sun und SGI Origin existiert Hardware-miBig gemeinsamer Speicher.

Neben diesen Komponenten, die notwendig sind, um ein SVM-Fortran-Programm ablau-
fen lassen zu konnen, existieren noch Werkzeuge zur Analyse und Visualisierung:

e OPAL wird zur Leistungsanalyse eingesetzt und kann quelltextbezogen Leistungs-
daten darstellen. Dazu zéhlen neben Ausfiihrungszeiten von bestimmbaren Regio-
nen u.a. auch Angaben zu Seitenfehlern und deren Bediendauer.

e PARvis kann die Leistungsdaten des SVM-Systems grafisch anzeigen und ermog-
licht so, komplexe Vorgédnge im SVM-System einfacher zu iiberblicken.
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5.2 Einsatzmoglichkeiten von Threads in SVM-Fortran

In SVM-Fortran existieren verschiedene Moglichkeiten, ein Programm zu parallelisieren:

o parallele Schleifen (PDO-Direktive)
Dies ist die am hdufigsten verwendete Methode zur Parallelisierung. Sie ist es aus
dem Grund, weil in den Schleifen in der Regel der weitaus groBte Teil der Rechen-
zeit eines Programms verbraucht wird und daher eine parallele Ausfithrung von
Schleifen den gro3ten Gewinn bringt.

¢ parallele Sektionen (PSECTION-Direktive)
Parallele Sektionen ermdglichen es, unterschiedliche Programmabschnitte parallel
abzuarbeiten. Dieser Funktionsparallelismus wird aber weniger hiufig als der Da-
tenparallelismus der PDO-Direktive verwendet.

¢ replizierte Regionen (REPLICATED_ REGION-Direktive)
Bei der Verwendung von replizierten Regionen wird identischer Code auf allen
Prozessoren parallel abgearbeitet. Hier liegt meistens kein echter Parallelismus vor;

dieses Konstrukt dient vielmehr dazu, private Daten der Prozessoren gleichartig zu
behandeln.

Von diesen Moglichkeiten bietet sich jedoch einzig die parallele Schleife an, prozessor-
lokal von mehreren Threads abgearbeitet zu werden, denn es macht keinen Sinn, auf ei-
nem Prozessor den gleichen Code auf den gleichen Daten mehrmals auszufiihren (bei
replizierten Regionen). Es wire zwar denkbar, bei Verwendung paralleler Sektionen die
Sektionen weiter auf Threads zu verteilen. In der Praxis ist die Granularitit der parallelen
Sektionen jedoch so grob, daf3 diese vollstindig auf die verfiigbaren Prozessoren verteilt
werden konnen. Falls innerhalb der Sektionen parallele Schleifen auftreten, konnnen die-
se natiirlich auf Threads verteilt werden.

Parallele Schleifen jedoch eignen sich besonders dazu, auf Threads verteilt zu werden: es
geniigt, die Menge von Iterationen der Schleife, die ein Prozessor erhélt, wiederum auf die
Zahl der verwendeten Threads zu verteilen. Da in parallelen Schleifen auf gemeinsame
Daten zugegriffen wird, kann hier das Verstecken von Kommunikationslatenzen durch
Multithreading besonders wirksam werden (was in parallelen Sektionen ohne Schleifen
in der Praxis nicht der Fall ist).

5.3 Spracherweiterung

Ein Ziel bei der Einbindung von Multithreading in den SVM-Fortran-Compiler war es,
den dadurch entstehenden zusétzlichen Aufwand fiir den Programmierer so gering wie
moglich zu halten. Aus dieser Perspektive wire eine transparente Einbindung des Multi-
threading, also implizit bei jeder parallelisierten Schleife, ideal®. Allerdings gewinnt nicht

2Eine solche Einbindung ist durch die Compileroption - threads auch méglich. Sie ist jedoch primér
zu Testzwecken implementiert.
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jede parallele Schleife durch Multithreading an Leistung, wie die Untersuchungen in Ka-
pitel 6 zeigen. Somit ist die Leistung eines Programms, in dem parallele Schleifen auch
durch Threads lokal parallelisiert werden, durch den entstehenden Overhead héufig ge-
ringer als die Leistung des Programms, das ohne Threads arbeitet, wenn in der Schleife
nur wenige oder keine Seitenfehler auftreten.

Daher wurde die Moglichkeit geschaffen, jede Schleife individuell von einer bestimmten
Zahl von Threads ausfiithren zu lassen, wobei diese Zahl von O (d.h. Ausfiihrung allein
durch den initialen Thread des Prozess) bis zu einem definierbaren Maximum reicht. In
Kapitel 6.2 wird gezeigt, dal es auf den untersuchten Systemen keine Beschriankung des
moglichen Leistungsgewinns darstellt, wenn dieses Maximum bei 8 Threads liegt.

5.4 Erweiterung der PDO-Direktive

Die aufgefiihrten Uberlegungen fiihren dazu, die Threads iiber eine neue Option der PDO-
Direktive in parallele Schleifen einzubinden.

54.1 THREADS-Option

Diese Option gibt an, daf die Schleife durch Threads ausgefiihrt werden soll. Diese Opti-
on wurde wie folgt definiert (bezugnehmend auf die Notation in [4], Seite 18):

parloop-option is ...
or THREADS ( int-expr [, int-expr] )

Dabei korrespondieren die Parameter der THREADS-Option (ganzzahlige Ausdriicke)
von links nach rechts mit den Schachtelungen der Schleife von auB3en nach innnen fiir
den Fall, daB3 eine pefekt geschachtelte, mehrdimensionale Schleife durch eine einzige
PDO-Direktive parallelisiert wird. Es ist moglich, jede Dimension einer geschachtelten
Schleife durch Threads bearbeiten zu lassen oder innere Dimensionen der Schleife nicht
mit Threads zu parallelisieren. Letztere Moglichkeit sollte verwendet werden, wenn die
Zahl der Seitenfehler den entstehenden Overhead des mehrdimensonalen Threadschedu-
lings (wobei jeder Thread wiederum weitere Threads fiir die nichste Schleifenebene ein-
setzt) nicht rechtfertigt. Mehrdimensionale Schleifen, die in jeder Dimension mit Threads
arbeiten, bringen aufgrund des vermehrt anfallenden Overheads des Thread-Schedulings
hédufig weniger Leistung als die gleiche Schleife, bei der nur die dulere Dimension auf
Threads verteilt wurde.

5.4.2 THREAD_ PRIVATE-Option

Da die Threads in einem gemeinsamen Adressraum arbeiten, besitzen sie gemeinsamen
Zugriff auf alle Variablen aus dem Kontext, in dem sie eingesetzt werden. Zu diesen Va-
riablen zdhlt auch die Laufvariable der Schleife. Wenn jedoch die Threads alle die gleiche
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Laufvariable benutzen (thread-globale Variable), fiihrt dies zu einem unkorrekten Pro-
gramm. Daher muf die Moglichkeit gegeben sein, Variablen thread—lokal zu deklarieren,
so daB jeder Thread auf seiner privaten Instanz der Variablen arbeitet. Zu diesem Zweck
wurde eine weitere Option zur PDO-Direktive eingefiihrt, mit der sich Variablen, die in
der Schleife referenziert werden, als thread-lokal deklarieren lassen:

parloop-option is ...
or THREAD_PRIVATE ( variable-name-list )

Die Entscheidung dariiber, welche Variablen thread-lokal zu deklarieren sind, liegt beim
Programmierer. Finzig die Laufvariablen der durch Threads zu bearbeitenden Schleife-
nebenen werden automatisch vom Compiler thread-lokal deklariert, da es fiir sie immer
erforderlich ist.

5.5 Compilererweiterung

Der SVM-Fortran-Compiler wurde entworfen, um Fortran77-Programme auf mehreren
Prozessoren eines Parallelrechners ausfithren zu konnen. Zum damaligen Zeitpunkt war
die Verwendung von Multithreading noch nicht beabsichtigt; daher mufite diese Fihig-
keit nachtrédglich integriert werden. So waren der Compiler und die integrierten Tracing-
Vorrichtungen nicht darauf eingestellt, dal Unterprogramme entstehen konnen, die nicht
vom Programmierer entworfen wurden, oder das Teile des Fortran-Codes von ihrer ur-
spriinglichen Position entfernt wurden. Diese Probleme sollten moglichst integriert, also
ohne Spezialbehandlungen verschiedener Fille, behandelt werden.

5.5.1 Konzept

Damit eine Schleife iiberhaupt von einem Thread angesprungen und ausgefiihrt werden
kann, ist eine definierte Einsprungadresse notwendig. Diese kann mit den Sprachmitteln
von Fortran und C nicht erlangt werden, wenn es sich bei dem von den Threads auszufiih-
renden Programmsegment nicht um ein Unterprogramm handelt. Daher ist es notwendig,
daB der Compiler die von den Threads auszufithrende Schleife in ein Unterprogramm (in
Fortran eine SUBROUTINE) transformiert, dessen Adresse als funktionaler Parameter an
die Laufzeitbibliothek und von dort an die Threads iibergeben werden kann.

5.5.2 Datenstrukturen

Der SVM-Fortran-Compiler verarbeitet den Quelltext in Form eines abstrakten Syn-
taxbaumes, der von dem portablen Fortran-Parser PAFF [3] erzeugt wird. PAFF stellt
auch die notwendigen Funktionen zur Bearbeitung und Erweiterung dieses Baumes, al-
so der enthaltenen Datenstrukturen, zur Verfiigung. Dariiberhinaus verfiigt der Compi-
ler jedoch auch iiber weitere, interne Datenstrukuren. Das nachtrdgliche Einfiigen der
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Multithreading-Eigenschaften verlangte Verdnderungen an vielen Stellen im Quelltext,
an denen aber nicht immer die notwendigen Informationen zur Einfiigung der Threads
zur Verfiigung standen. Daher wurde eine zusitzliche Datenstruktur eingefiihrt, die all
diese Informationen bereitstellt. Somit war es ausreichend, diese Struktur an alle Un-
terprogramme zu iibergeben, die mit der Einfithrung von Threads zu tun haben. Diese
Datenstruktur ist in Quelltext 5.1 dargestellt. Von dieser Datenstruktur wird fiir jede der
maximal 7 zuldssigen Schachtelungsebenen eine Instanz angelegt, wobei sich die Daten-
struktur durch die interne Verzeigerung auch problemlos fiir eine andere, flexible Zahl
von Schachtelungsebenen einsetzen lieBe. In diese Instanzen werden wihrend des Verar-
beitung der PDO-Direktive die gewonnenen Informationen eingetragen.

Erklarungsbediirftig sind an dieser Stelle die Verweise auf die Schleife der nidchsten Ebe-
ne sowie die Querverweise beziiglich der Reduktionsvariablen. Erstere sind Zeiger auf die
Zeiger, welche im Verlauf des prozessorglobalen Schedulings auf den DO- und ENDDO-
Knoten der betreffenden Schleife weisen. Diese Verweise miissen aber geéindert werden,
wenn die betreffende Schleife von ihrer urspriinglichen Stelle im Code in ein Unterpro-
gramm verlagert wird und dabei neue DO- und ENDDO-Knoten erhilt. Die Querverwei-
se sind notwendig, um den Zusammenhang zwischen den Originalvariablen, die reduziert
werden sollen, und den zu diesem Zweck notwendigerweise eingefiihrten Hilfsvariablen
zu erhalten (siehe auch Kapitel 5.5.5).

Quelltext 5.1 Datenstruktur thread pdo t

typedef struct Thread PDO t ({
/* Ausdruck zur Zahl der Threads */
Node *nbr threads;
/* Scheduling-Strategie **/
scheduling strategy t strategy;

/** Informationen zum mehrdimensionalen Scheduling **/

int scheduling dim; /* Zahl der Scheduling-Ebenen */

int current dim; /* Akutelle Scheduling-Ebene */

Node **do n,**enddo n; /* Verweis auf die Schleife der
naechsten Ebene */

/** Informationen zur Reduktion **/
Symbol Table thrdloc symtab; /* Thread-lokale Variablen */
Sym crossref

*origSym Xref, /* Querverweis zwischen den Original-
*redSym Xref; /* und Reduktionsvariablen
Symbol Table *redvar symtab; /* Original Reduktions-Variablen
int nbr redvars; /* Zahl der Reduktions-Variablen

/* Verknuepfung zu den anderen Scheduling-Ebenen */
struct Thread PDO t *prev, *next;
} thread pdo t;

*/
*/
*/
*/
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5.5.3 Erzeugung des Unterprogramms

Die notwendigen Schritte zur Erzeugung des Unterprogramms sind in Abbildung 5.1
dargestellt. Grundsitzlich stellt der Vorgang eine transparente Erweiterung des PDO-
Scheduling dar, der im Anschluf} an die Verteilung der Iterationen der Schleife auf die
verwendeten Prozessoren erfolgt.

5.5.4 Verarbeitung der Parameter

Alle Variablen, auf die in der nunmehr in ein Unterprogramm transformierten Schleife
zugegriffen wird und die nicht thread-lokal sind, miissen als Parameter an das Unter-
programm iibergeben werden. Dazu kommmen noch die Iterationsgrenzen und ggf. die
Schrittweite der Schleife, was zu weiteren Variablen innerhalb des Unterprogramms fiihrt.
Die Punkte, die daher bei der Parameteriibergabe beachtet werden muften, sind im fol-
genden erliutert; eine Ubersicht der Vorgehensweise wird in Abbildung 5.2 anhand eines
Beispiels gegeben.

¢ indirekter Aufruf
Der Aufruf des Unterprogramms erfolgt nicht direkt, also von Fortran nach Fortran,
sondern indirekt tiber einen Aufruf der Funktion SVM_SCHEDULE_THREADS ()
der SVM-Laufzeitbibliothek (siehe Kapitel 5.6). Daher miissen simtliche Parame-
ter zunichst an diese Funktion {ibergeben werden.

e call-by-reference Parameter

Grundsitzlich werden in Fortran, im Gegensatz zu C, alle Parameter an Unterpro-
gramme als Zeiger iibergeben; call-by-value Ubergabe ist nicht moglich. In diesem
Fall stellt es aber kein Problem dar, da sich die Semantik des Programms durch
das Multithreading ja auch nicht dndern soll. D.h., Variablen, deren Werte vorher
in der Schleife verdndert wurden, werden im Unterprogramm genauso gedndert (da
sie mittels Zeigern iibergeben wurden). Eine Ausnahme bilden die thread—lokalen
Variablen, die nicht mit iibergeben werden diirfen.

e variable Zahl von Parametern

Da der indirekte Aufruf nur eine feste Anzahl von Ubergabeparametern erlaubt,
tatsichlich jedoch eine variable Zahl von Parametern erforderlich ist, wird ein Zei-
ger auf ein Feld von Zeigern auf die eigentlichen Fortran-Parameter iibergeben. Ein
weiterer Parameter an die Laufzeitfunktion gibt deren Anzahl an. Die Threads ru-
fen tiber einen mitiibergebenen funktionalen Parameter das Fortran-Unterprogramm
mit der aktuellen Anzahl von Parametern auf (Abbildung 5.2). Dazu wurde eine
Anzahl von C-Prototypen definiert. Somit entsteht aber auch eine obere Grenze der
Zahl der thread-globalen Variablen, die auf 20 festgelegt wurde?.

e Ubergabe nur teilweise transparent
Der GroBteil der Fortran-Parameter, die {iber die Laufzeitbibliothek iibergeben wer-
den, ist fiir diese transparent, d.h. es werden nur die Zeiger in der erforderlichen

3Bei Uberschreitung dieser Grenze gibt der Compiler einen Fehler aus.
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Ja
A 4

Generieren eines eindeutigen Bezeichners
als Funktionsnamen

v

Erstellen des Funktionsaufrufes

v

Ubertragen des Schleifenkérpers in die
Funktion

v

Erfassen aller Variablen der Funktion

v

Einflgen der erforderlichen Deklarationen

v

Eintragen der nicht thread-lokalen Variablen
in die Funktionsparameterliste

v

Neue Funktion zu aktueller Programmeinheit
erklaren

L Ubergeordnete Programmeinheit
—> Aktuelle Prqgrammemhen nach zu aktueller Programmeinheit
SVM-Direktiven parsen A
erklaren
Ja
Programmeinheit
zuende ?
Ubergeordenete
Programmeinheit
vorhanden?
Nein PDO-Direktive Nein
gefunden?
;
v
herkdmmliches PDO-Scheduling
durchfihren
4¢—Nein THREADS-Option ?

Abbildung 5.1: Transformierung der Schleife in ein Unterprogramm
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Reihenfolge an das Fortran-Unterprogramm iibergeben. Die Itererationsgrenzen der
(parallelen) Schleife jedoch, die mit den anderen Parametern zusammen in dem
Zeigerfeld tibergeben werden, miissen von der Scheduling-Funktion der Laufzeit-
bibliothek erkannt werden, um sie wiederum auf die Threads zu verteilen. Dazu
muBlten weitere Parameter an die Laufzeitbibliothek iibergeben werden, um die Ite-
rationsgrenzen zu identifizieren.

¢ keine Typpriifung
Eine Typpriifung der Parameter in der Laufzeitbibliothek ist nicht moglich, jedoch
auch nicht erforderlich, da nur die Zeiger und die als Integerzahlen vorliegenden
Iterationsgrenzen behandelt werden.

Fortran- SVM_NBR_THREAD PARAMS

Code: Zahl der Ubergabeparameter
e
Pointerfeld auf Ubergabeparameter ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘

SVM_THREAD PARAMS

EREREE
—

thread-globale Variablen
beliebigen Typs

Position der SVM_TO_POS =
prozessor-lokalen { SVM_FROM_POS
Iterationsgrenzen SVM_STEP_POS

o

4 Verteilen der Iterationen auf die
LC_] UTZGIT Zahl der angeforderten Threads, Thread O 1| 4
bibliothek: speichern in thread-spezifischen
Variablen Thread 1 5 7
Thread2 | 8 |10
Threads: 7T 7/
MY PARAMS[2] ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘

Pointerfeld auf die Parameter, mit denen
ein Thread die Fortran-Funktion anspringt

Abbildung 5.2: Behandlung der Ubergabeparameter an das Thread-Unterprogramm
(siehe auch Quelltext 5.6)

5.5.5 Durchfiihrung von Reduktionen

Wenn in der parallelen Schleife mittels der PDO-Option REDUCTION () eine Reduk-
tionsoperation durchgefiihrt wird, erfordert dies eine besondere Behandlung, wenn die
Schleife mit Threads arbeitet. Dann mul} nicht nur, wie bisher, eine prozessorglobale Re-
duktion durchgefiihrt werden, sondern zusitzlich miien zuvor die Ergebnisse der Threads
auf dem einzelnen Prozessor zusammengefa3t werden. Die Realisierung dieses Vorgangs
wird in Abbildung 5.3 dargestellt.

5.6 Erweiterung der Laufzeitbibliothek

Zur Verwendung des Multithreadings wurde die Fortran-Schnittstelle der Laufzeitbiblio-
thek um einen Funktionsaufruf sowie einige Datenstrukturen, die dieser Funktion als Pa-
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Fortran-
Code:

Laufzeit-
bibliothek:

Threads:

Fortran-
Code:

» Anlegen der Thread-Reduktionsvariablen

Originalvariable (prozessor-global "SHARED"):
icount[10]

Prozessor-Reduktionsvariable (prozessor-lokal “PRIVATE”):
icount priv[10]

Thread-Reduktionsvariable (prozessor-lokal, pseudo-thread-lokal):
icount thread[10] [nbr threads]

« Initialisierung aller Reduktionsvariablen

DO i=1,10
DO j=1,nbr threads
icount proz[i] = ...
Icount threads([i][]j] = ...
ENDDO
ENDDO

« Thread-Reduktionsparameter eintragen

SVM_THREAD PARAMS[i] = LOC(icount thread)
SVM _REDUCTION VARS[i] = SIZEOF (icount proz)

o Zuweisung der Reduktionsvariablen an die Threads
thread param ptr[thread idx][i] = SVM THREAD PARAMS[i]

* Rechnen auf den threadspezifischen Variablen

e Prozessor-lokale Reduktion durchfuhren

DO i=1,10
DO j=1,nbr threads
icount proz[i] = icount proz[i] + icount threads[i][]]
ENDDO
ENDDO

o Aufruf der Prozessor-globalen Reduktion

CALL SVM REDUCTION (icount, icount proz, ...)

Abbildung 5.3: Behandlung von Reduktionsvariablen
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rameter iibergeben werden, erweitert.

5.6.1 Konzept und Ablauf des Scheduling

Um die erzeugte Fortran-Funktion von Threads abarbeiten zu lassen, konnte man jeweils
die gewiinschte Anzahl von Threads erzeugen und ihnen die Fortran-Funktion als Start-
punkt ibergeben. Diese wiirde abgearbeitet, anschlieend beendet sich der Thread. Dieser
Ansatz ist vom Scheduling- und Synchronisationsaufwand her am einfachsten, scheitert
jedoch bereits an der eingeschriankten Moglichkeit der Parameteriibergabe der entspre-
chenden Funktion des POSIX-API (siehe Kapitel 3.4). Zudem wiirde das wiederholte
Erzeugen und Beenden iibermissig viel Zeit kosten (siehe Kapitel 6.1.1).

Daher wird bei der Initialisierung der Bibliothek eine Anzahl von Threads erzeugt®.
In ihrer Startfunktion erwerben sie sodann eine eindeutige Kennung, tragen sich in die
Schlange der verfiigbaren Threads ein und warten sodann an ihrer individuellen Bedin-
gungsvariablen, die sie zusammen mit der Kennung erhalten haben. Wenn die Schedu-
lingfunktion SVM_SCHED THREADS () der Laufzeitbibliothek aufgerufen wird (siche
Abbildung 5.4), wihlt sie aus dem Pool verfiigbarer Threads die erforderliche Zahl von
Threads aus. Dabei kann es zu folgenden Situationen kommen:

e Die Zahl der verfiigbaren Threads ist grofler oder gleich dem Wert des mit der
THREADS-Option angegebenen Ausdrucks. In diesem Fall wird eben die ge-
wiinschte Zahl von Threads verwendet.

e Die Zahl der verfiigbaren Threads ist kleiner als die gewiinschte Zahl zu verwen-
dender Threads, jedoch erfolgt in dieser Schleife keine Reduktion’ und die Zahl der
verfiigbaren Threads ist groer oder gleich einer konfigurierbaren unteren Schranke
der lokalen Parallelitdt. In diesem Fall wird die Schleife mit den aktuell verfiigbaren
Threads ausgefiihrt, um so den Overhead der Erzeugung neuer Threads zu vermei-
den.

e Wenn zuwenig ausfiihrbereite Threads zur Verfiigung stehen und gleichzeitig eine
Reduktion verlangt wird oder die untere Schranke der lokalen Parallelitét unter-
schritten wird, werden zur Laufzeit die notigen Threads erzeugt. Da Threads mit
dem POSIX-API nur einzeln erzeugt werden konnen, sind potentiell effizientere
Methoden wie das vorsorgliche Erzeugen von mehreren Threads oder der zugeho-
rigen Strukturen (siehe Kapitel 3.3.4) mittels eines einzigen Aufrufes (und somit
eines einzigen Wechels vom User- in den Kerneladrefraum) nicht moglich.

AnschlieBend werden die Iterationen, die der Prozessor erhalten hat, auf die Threads ver-
teilt. Dabei kommt eine einfache Blockverteilung zum Einsatz, da dies an dieser Stelle

“Diese Zahl 14Bt sich, da sie unter Paragon OSF/1 die Leistung der Synchronisation der Threads beein-
flut, durch die Konfigurationsdatei svmf . config der Laufzeitbibliothek festlegen.

3Bei einer Reduktion muf3 die Schleife mit der verlangten Anzahl von Threads ausgefiihrt werden, da
die zur Reduktion angelegten Datenstrukturen im Fortran-Code auf dieser Zahl basieren
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auch die sinnvollste Verteilung ist. Denn zu diesem Zeitpunkt soll ja nicht mehr eine stér-
kere Lokalitit der Daten beziiglich der Prozessoren erreicht werden, sondern eine gute
Verteilung der Seiten, auf denen diese Daten liegen, zwischen den Threads. Gut bedeutet
in diesem Fall, da3 die Threads moglichst mit Daten arbeiten sollen, die auf verschiede-
nen Seiten liegen. Dadurch soll gewéhrleistet werden, dafl nicht mehrere Threads auf der
selben Seite arbeiten, was im Falle eines Seitenfehlers den erwiinschten Effekt des Ver-
steckens der Kommunikationslatenzen verhindern wiirde. AuB3erdem sollen die Threads
natiirlich auch moglichst lokale Datenzugriffe auf wenige Seiten haben, damit es zu maxi-
malen Lauflingen der Threads kommt, sofern eine Seite lokal vorliegt. Ein zyklische oder
noch komplexere Verteilung erfiillt diesen Zweck iiber einen generellen Ansatz nicht. Der
individuelle Ansatz, bei dem weitergehende Kenntnisse iiber die Datenverteilung in das
Scheduling einflieBen, wurde jedoch bereits beim vorgeordneten Prozessorscheduling be-
riicksichtigt.

Zur Synchronisation der Laufzeitbibliothek und der verwendeten Threads wird zudem ei-
ne Barriere benotigt, die ebenfalls in einem Pool von bei der Initialisierung angelegten
Barrieren vorgehalten wird. Mehr als eine Barriere zur gleichen Zeit wird allerdings nur
bei geschachtelten Schleifen, bei denen mehr als eine Ebene mit Threads arbeitet, beno-
tigt.

SchlieBlich erfolgt die Aktivierung der Threads iiber die Signalisierung der Bedingungs-
variablen, auf die jeder der ausgewihlten Threads wartet. Nach der Signalierung wartet
die Laufzeitbibliothek an der zuvor erworbenen Barriere auf die Riickkehr der Threads
aus der Fortran-Routine. Die Barriere wird sodann zuriick in den Pool gegeben, wihrend
die Threads sich bereits selber wieder in den Pool der verfiigbaren Threads eingefiigt
haben.

5.6.2 Datenstrukturen

Die gesamte Abarbeitung der in das Unterprogramm transformierten Schleife durch die
Threads erstreckt sich also, wie auch aus Abbildung 5.4 ersichtlich wird, iiber 3 Ebenen,
nidmlich

1. dem (compilierten) Fortran-Code, der das eigentliche
Benutzerprogramm darstellt

2. der in C geschriebenen Laufzeitbibliothek, die die Verwaltung
der Threads tibernimmt

3. die Threads, die zwar von der Laufzeitbibliothek erzeugt wurden, aber unabhéngig
von dieser laufen und nur iiber Synchronisationsmechanismen (Bedingungsvaria-
blen, Mutexe und darauf aufbauenden Barrieren) mit der Bibliothek in Verbindung
stehen.

Fiir eine effiziente Kommunikation zwischen diesen Ebenen, die ja alle auf dem selben
Prozessor und somit im selben physikalischen Speicher liegen, kommt die Nutzung eines



KAPITEL 5. EINBINDUNG IN SVM-FORTRAN 91

Erzeugter Laufzeit-

Fortrancode Bibliothek Threads

Aufruf des PDO-Schedulers
Anlegen des Parameterfeldes
Aufruf des Thread-Schedulers

Auswahl der Threads
Ubertragen der Parameter
Verteilen der Iterationen
SIGNAL an _Threads

Parameterextraktion
Sprung in Fortran-SUBROUTINE

v
Fortran-SUBROUTINE

» COND_WAIT

¥
Synchronisation zwischen RTL und Threads

ggf. prozessorlokale
Reduktion

Originalcode

Abbildung 5.4: Ablauf des Threadschedulings zur Laufzeit

gemeinsamen Speichers in Frage. Dies fiihrt natiirlich zu globalen Variablen. Es wurde
versucht, die Zahl der globalen Variablen so klein wie méglich zu halten, um die Uber-
sichtlichkeit des Quelltextes zu gewihrleisten und um die Fehlerwahrscheinlichkeit durch
die Moglichkeit der Verdnderung der Variablen in verschiedenen Programmeinheiten zu
minimieren. Neben den globalen Variablen findet noch die Kommunikation durch die Ver-
wendung von Zeigern als Ubergabeparameter Verwendung. Hierbei muB besonderer Wert
auf die korrekte Interpretation der Zeiger gelegt werden, da sie typenlos und z.T. in Fel-
dern iibergeben werden und somit der Compiler keine Moglichkeit hat, eventuelle Fehler
zu erkennen. Es werden u.a. folgende Datenstrukturen verwendet:

e Barriere zur Thread-Synchronisation (Quelltext 5.2)

Zur Synchronisation von mehreren Threads auf einem Prozessor reicht eine Mutex
zum Schutz der kritischen Daten, eine Bedingungsvariable sowie eine Zéhlerva-
riable und eine Booleanvariable aus. Hier wurden die Synchronisationsprimitive
jedoch doppelt ausgefiihrt, um eine schnelle Wiederverwendbarkeit der Barriere
nach erfolgter Synchronisation zu gewdhrleisten. Dazu kommen noch Datenele-
mente zur Verwaltung der Barriere. Diese Datenstruktur wird an Funktionen wie
pbarrier set () (um die Zahl von zu synchronisierenden Threads festzulegen)
oder pparrier wait () iibergeben, die die notwendigen Operationen durchfiih-
ren.

e Warteschlangen fiir Threads und Barrieren (Quelltext 5.3)
Die sogenannten Pools, in denen unbeschiftigte Threads und Barrieren gelagert
werden, sind durch einfach verkettete Listen als Warteschlangen realisiert. Die
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Quelltext 5.2 Datenstruktur pbarrier t zur Threadsynchronisation

typedef struct PBarrier

volatile int maxcnt; /* maximale Zahl der Threads */
volatile int aborted; /* Synchronisation abgebrochen ? */
volatile int complete; /* Alle Threads angekommen ? */

int 1id; /* Kennung der Barriere */

/* doppelte Sub-Barriere zur schnellen Wiederverwenbarkeit */
struct _sb
pthread cond t wait cv; /* Bedingungsvariable, an der
gewartet wird */
pthread mutex t wait 1lk; /* Mutex fuer kritischen Bereich */

volatile int runners; /* Zahl noch laufender Threads */
} sbl2];
struct _sb *sbp; /* momentane Sub-Barriere */

} pbarrier t;

Schlange fiir die Threads enthélt noch die Kennung des betreffenden Threads zur
Referenzierung der verbundenen Bedingungsvariablen und anderer Verwaltungs-
zwecke sowie den funktionalen Parameter (der von der Laufzeitbibliothek dort ein-
getragen wird), iiber den der Thread in den Fortran-Code springt.

Quelltext 5.3 Datenstrukturen fiir Thread- und Barrierenpools

/* Warteschlange fuer unbeschaeftigte Threads */
typedef struct ThreadQueue {
struct ThreadQueue *next;

int thread id;
void (*thread work) () ;
} pthread queue t;

/* Warteschlange f"ur ungenutzte Barrieren */
typedef struct BarrierQueue {
struct BarrierQueue *next;

pbarrier t *barrier;
} pbarrier queue t;

o Ubergabestrukturen fiir Funktionsparameter (Abbildung 5.2)
In Kapitel 5.5.4 wurde bereits die Methode erldutert, wie mit Hilfe von Zeiger-
feldern die notwendige, variable Anzahl von Funktionsparametern an das Thread-
Unterprogramm durch die Laufzeitbibliothek hindurch an die Threads weitergege-
ben wird. Dazu werden folgende Datenstrukturen benutzt:
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— SVM_THREAD ARGPTRIisteinim Fortrancode statisch angelegtes Zeigerfeld
fiir die Ubergabe der Funktionsparameter. Durch das statisch angelegte Feld
ergibt sich zwar eine obere Grenze fuer die Zahl der Parameter, die bei einer
dynamischen Erzeugung nicht auftrite. Jedoch kostet der erforderlich Aufruf
der Laufzeitbibliothek, um dynamisch Speicher zu allokieren, zusitzlich Zeit.
Unter diesem Aspekt stellt die geringe Verschwendung von Speicher (8 Byte
pro nicht genutztem Feldelement) bei einem statischen Feld mit 32 Eintré-
gen einen akzeptablen Weg dar. Der Compiler gibt eine Fehlermeldung aus,
wenn festgestellt wird, daf3 eine Threadfunktion mehr als die maximal mogli-
che Zahl von Ubergabeparametern benutzt.

— jede Thread-Reduktionsvariable ist ein Feld, das zuerst als Dummy
statisch angelegt wird und dabei der Original-Reduktionsvariablen mit einer
zusitzlichen Dimension fiir die Threads entspricht. Zur Laufzeit wird dem
Feld dynamisch allokierter Speicher zugewiesen. Dieses Feld muB3, trotz der
Kosten fiir den Aufruf der Laufzeitbibliothek, dynamisch angelegt werden,
denn seine Dimension hdngt von dem Parameter der THREADS () -Option ab
(der Ausdruck fiir die Zahl der Threads). Dessen Wert steht erst zur Lauf-
zeit fest. Mit der oben vorgetragenen Argumentation kdnnte man aber auch an
dieser Stelle ein statisches Limit setzen, da die Zahl der sinnvoll gleichzeitig
einsetzbaren Threads unterhalb von 16 liegt. Aber der Speicherbedarf dieses
Feldes, das je nach Typ der Reduktionsvariablen auch mehr als eine Dimensi-
on haben kann®, ist unter Umstiinden mit mehreren Megabyte recht hoch, so
dal3 eine akzeptable statische Grenze zu iiberméBiger Speicherverschwendung
fiihren konnte.

— SVM_THREAD REDUCTION ist ebenfalls ein im Fortran-Code statisch
angelegtes Integerfeld. Es gibt an, ob eine der mittels des Zeigerfelds
SVM_THREAD ARGPTR iibergebenen Variablen eine Reduktionsvariable
darstellt. Wenn ja, ist der korrespondierende Integerwert ungleich Null und
gibt gleichzeitig die Groe der Reduktionsvariablen in Bytes an. Dieser Wert
wird in der Laufzeitbibliothek bendtigt, um jedem Thread seine individuelle
Reduktionsvariable, enthalten in dem dynamisch angelegten Feld, zuzuwei-
sen.

— thread iter params ist ein statisches, globales Integerfeld in der Lauf-
zeitbibliothek, in das die Thread-spezifischen Iterationsparameter eingetragen
werden.

— thread params ist ebenfalls ein statisches, globales Feld in der Laufzeit-
bibliothek, enthilt aber Zeiger. Diese Zeiger zeigen sowohl auf die Thread-
globalen Variablen, die aus dem Kontext des Fortran-Codes stammen, als auch
auf die Thread-spezifischen Iterationsparameter in thread iter params
und stellen alle Parameter dar, die an das Fortran-Unterprogramm iibergeben
werden miissen.

®Die Thread-Reduktionsvariable hat immer eine Dimension mehr als die urspriingliche Reduktionsva-
riable.
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In Abbildung 5.5 ist als Beispiel eine etwas komplexere, zweidimensionale DO-Schleife
dargestellt, die auf beiden Ebenen mit Threads arbeiten soll. Der vom SVMF-Compiler er-
zeugte Code, der aus Griinden der Ubersichtlichkeit stark vereinfacht wurde, ist in Abbil-
dung 5.6 (Vorbereitung und Durchfiihrung des Aufrufs der Thread-Scheduling-Funktion)
und in Abbildung 5.7 (in Unterprogramme transformierte Schleifenebenen) zu sehen.

CSVM$ REDISTRIBUTE (BLOCK,BLOCK) ONTO proc2:: templ2
CSVM$ PDO (LOOPS (i,7j),REDUCTION (icount),
CSVMS+ STRATEGY (ONiHOME (templ2(i,J))))
CSVMS+ THREADS (nthread, nthread))
DO i=1,N1
DO j=1,N2
icount = icount + 1
ENDDO
ENDDO

Abbildung 5.5: Parallele zweidimensionale DO-Schleife in SVM-Fortran
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CALL SVM PRIV ALLOC (%REF (PTR ICOUNT 02),

+ 4*NTHREAD*NTHREAD, 1)
DO I_01=1,NTHREAD*NTHREAD

ICOUNT_01=0

ICOUNT 02(I_01)=0
ENDDO

100  CONTINUE
CALL SVM_GET BOUNDS (SVM_FROM, SVM_TO, LAST BLOCK)
SVM_THREAD ARGPTR (1) = LOC (SVM TO)
SVM_THREAD REDUCTION(1) = 0
SVM_THREAD ARGPTR(2) = LOC (NTHREAD)
SVM_THREAD REDUCTION(2) = 0
SVM_THREAD ARGPTR(3) = LOC (SVM_FROM)
SVM_THREAD REDUCTION(3) = 0
SVM_THREAD ARGPTR(4) = LOC (ICOUNT 02)
SVM_THREAD REDUCTION(4) = 4*NTHREAD
THREAD SCHED STRATEGY = 1
CALL SVM_SCHED THREADS (SVM_THREAD WORK 0,

+ THREAD SCHED STRATEGY,

+ NTHREAD, 2, 0,0, SVM THREAD ARGPTR, 4,
+ SVM THREAD REDUCTION)

Do I=1,1

ENDDO

DO I_01=1,NTHREAD*NTHREAD
ICOUNT 01=ICOUNT 01+ICOUNT 02(I_01)
ENDDO
IF (LAST BLOCK .EQ. 0) GOTO 100
CALL SVM PRIV FREE (PTR_TCOUNT 02, 4*NTHREAD*NTHREAD, 1)
CALL SVM_REDUCTION (ICOUNT,ICOUNT 01)

Abbildung 5.6: Vorbereitung und Aufruf der Threadschedulingfunktion und anschlie-
Bende Reduktion
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SUBROUTINE SVM _THREAD WORK_0 (SVM_TO,NTHREAD,SVM_FROM, ICOUNT 02)
EXTERNAL SVM_THREAD WORK 1
INTEGER SVM_THREAD REDUCTION(20), SVM THREAD ARGPTR(20)
INTEGER THREAD SCHED STRATEGY, LAST BLOCK
INTEGER J, I, ICOUNT
INTEGER SVM_FROM, SVM TO, SVM FROM 01, SVM TO 01, NTHREAD
DO I=SVM FROM,SVM TO,1
200 CONTINUE
CALL SVM _GET BOUNDS (SVM_FROM 01,SVM TO 01,LAST BLOCK)
SYM_THREAD ARGPTR(1) = LOC (SVM FROM 01)
SVM_THREAD REDUCTION (1) = 0
SVM_THREAD ARGPTR(2) = LOC (ICOUNT 02)
SVM_THREAD REDUCTION(2) = 4
(
0

SVM_THREAD ARGPTR(3) = LOC(SVM_TO 01)

SVM_THREAD REDUCTION(3) =

THREAD_ SCHED STRATEGY = 1

CALL SVM_SCHED THREADS (SVM_THREAD WORK 1, THREAD SCHED STRATEGY,

+ NTHREAD, 0, 2,0, SVM_THREAD ARGPTR, 3,
+ SVM_THREAD REDUCTION)
DO J=1,1
ENDDO
IF (LAST BLOCK .EQ. 0) GOTO 200
ENDDO
RETURN
END

SUBROUTINE SVM_THREAD WORK_1(SVM_FROM 01, ICOUNT 02,SVM _TO 01)
INTEGER SVM_TO 01, SVM_FROM 0010
INTEGER J, ICOUNT 02
DO J=SVM_FROM 01,SVM TO 01,1
ICOUNT 02 = ICOUNT 02+1
ENDDO
RETURN
END

Abbildung 5.7: Aus der mehrdimensionalen Schleife hervorgegangene Subroutinen



Kapitel 6

Effekte auf die Leistung

In diesem Kapitel wird anhand synthetischer und praktischer Benchmarks untersucht, wie
sich die Verwendung von Threads in SVM-Fortran auf die erzielte Leistung der Program-
me auswirkt.

6.1 Kennwerte der verwendeten Systeme

Um die Leistungswerte und deren Verdnderungen durch Multithreading auf den verwen-
deten parallelen Systemen richtig interpretieren zu konnen, ist es erforderlich, die rele-
vanten Kennwerte zu beriicksichtigen. Wie schon in dem theoretischen Modell in Ka-
pitel 3.5.1 dargelegt wurde, sind dies die Kontextwechselzeit zwischen den Threads und
die Latenzzeit beim Zugriff auf den nicht-exklusiven oder nicht-lokalen Speicher. Das ist
bei UMA-Systemen der gemeinsame Hauptspeicher der zugeordneten Prozessoren, bei
NUMA, COMA und NORMA-Systemen mit virtuell gemeinsamem Speicher wird der
Speicher mit der grofiten Latenzzeit betrachtet. In unserem Fall nicht ausschlaggebend
ist die Erzeugungszeit fiir einen neuen Thread, weil die Threads i.d.R. nur einmalig wéh-
rend der Initialisierung der Laufzeitbibliothek erzeugt werden, was auf jedem System
wenige Millisekunden' dauert und gegeniiber der Gesamtlaufzeit eines typischen Pro-
gramms nicht ins Gewicht féllt. Sehr wichtig ist jedoch die Leistung bei der Synchronisa-
tion mehrerer Threads, da diese bei jedem Aufruf der Schedulingfunktion stattfindet. Zur
Synchronisation werden auf allen Systemen die POSIX-Funktionen pthread_cond_wait(),
pthread_cond_signal() und pthread_cond_broadcast() verwendet.

6.1.1 Paragon

Die Paragon [7] stellt ein typisches NORMA-System dar, das in der verwendeten Konfi-
guration mit ASVM iiber virtuell gemeinsamen Speicher [20] programmiert werden kann.
Dabei wird der logisches Adrefraum in Seiten zu 8 KB aufgeteilt. Diese Seiten werden

'Die Erzeugung eines POSIX-Threads dauert auf Intel Paragon etwa 1,5 ms und auf der Sun Sparcstation
20 rund 350 ps.

97
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mittels eines Kohdrenzprotokolls unter den Prozessoren verteilt. Das Betriebssystem der
Paragon ist eine angepafBte Version von OSF/1 mit einem Mach-Kernel. Dieser bietet ne-
ben CThreads auch DCE-Kernel-Threads an (also ein POSIX-dhnliches API), wobei das
ins Betriebssystem integrierte ASVM bei einem Seitenfehler automatisch das Scheduling
der Threads auslost>.

Threadsynchronisation Uberraschend ist das Synchronisationsverhalten der Threads
auf Intel Paragon: abhingig von der Zahl der insgesamt im Programm erzeugten Threads
steigt der Zeitbedarf, um eine feste Zahl von Threads zu synchronisieren, sublinear an.
In Abbildung 6.1 ist dies fiir die Zahl von 2 Threads zu sehen. Ebenso sind die Zeit
zur Threadsynchronisation und die Zahl der zu synchronisierenden Threads nahezu linear
miteinander verkniipft, wohingegen dies bei anderen Systemen (Sun Solaris) nicht der Fall
ist (Abbildung 6.2). Die Ursache fiir dieses Verhalten konnte nicht innerhalb der Thread-
Bibliothek gefunden werden und muf daher im Kernel des OSF/1-Betriebssystems auf der
Intel Paragon vermutet werden, dort im Scheduler oder beim Wechsel zwischen Benutzer-
und SystemadreBraum.

1400
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[7/]
: /
S 800
5 —
‘e 600
o
§ 400
c
>
200
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Abbildung 6.1: Synchronisationszeit fiir 2 Threads in Abhidngigkeit der Zahl der im Sy-
stem vorgehaltenen Threads

Die langen Synchronisationszeiten legen nahe, auf der Paragon pro Schleife so wenig
Threads wie moglich zu verwenden (2 bis 4), wenn keine extremen Seitenfehlerzahlen
(> 10) pro Schleife auftreten. Diese Vermutung wird auch in Kapitel 6.2 experimentell
bestitigt. Mittels Tracing-Werkzeugen wie OPAL [8] kann festgestellt werden, in wel-
chen Schleifen eines Programms Seitenfehler in welcher Zahl auftreten, um dann eine
entsprechende Zahl von Threads einzusetzen.

2Es wurde jedoch festgestellt, daB sich dies nicht immer wie erwartet und nicht optimal verhilt (siche
unten).
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Seitenfehler- und Kontextwechsellatenz Ebenfalls unerfreulich hoch ist die Zeit zum
Kontextwechsel zwischen den Threads. Unter diesem Aspekt sind die Seitenfehlerlaten-
zen der Paragon gerade noch grof3 genug, um tatsdchlich den gewiinschten Effekt des
Versteckens von Kommunikationslatenzen zu erzielen.

Dazu muf} die Kontextwechselzeit kleiner sein als die Latenzzeit. Um zu iiberpriifen, ob
diese Grundbedingung vorliegt, wurde der time_access-Benchmark (siehe Kapitel 6.2.2)
mit der ZERO-Verteilung auf 2 Prozessoren ausgefiihrt. Neben den Daten, die am En-
de des Programmlaufes ausgegeben werden, bietet der Benchmark die Moglichkeit, den
Zeitpunkt eines Zugriffs auf eine Seite sowie den Zeitpunkt, wann dieser Zugriff abge-
schlossen wurde, sehr effizient zu protokollieren’. Diese Daten konnen sodann den ver-
wendeten Threads zugeordnet werden. Mittels dieser Daten kann genau ermittelt werden,
bei welchem Zugriff ein Seitenfehler auftrat, wie lange die Behandlung dieses Seitenfeh-
lers dauerte, und welcher Thread in ausgelOst hat. Ebenso wichtig ist aber, dal damit das
Schedulingverhalten der Threads (auf der Paragon durch den Kernel verwaltet) verfolgt
werden kann.

Die Ergebnisse dieser beiden Versuche konnen den Abbildungen 6.3 (Bedienzeiten
fiir ASVM-Seitenfehler bei geringer Netzwerkbelastung), 6.4 (Bedienzeiten bei hoher
Netzwerkbelastung) und 6.5 (Latenz fiir seitenfehlerbedingte Kontextwechsel) entnom-
men werden. Der Erwartungswert der Seitenfehlerlatenz liegt unter geringer Netzwer-
klast (SERVER-Verteilung) bei 2,7 ms, wihrend er unter hoher Belastung des Netzwerks
(ZERO-Verteilung) bei 3,8 ms liegt. Die Latenz eines Kontextwechsels liegt unabhingig
von der Netzwerkbelastung bei durchschnittlich 1,6 ms, wobei diese Zeit auch die Be-
handlung des Seitenfehlers durch das ASVM beinhaltet. Ein Kontextwechsel, der nicht
durch einen Seitenfehler verursacht wurde?, liuft im Mittel innerhalb von 280 yis ab, wo-
bei die Streuung sehr viel geringer als bei durch Seitenfehler bedingten Kontextwechseln
ist.

Damit ist die angesprochene Grundvorraussetzung erfiillt, Multithreading kann sich loh-
nen. Die gemessenen Latenzzeiten (Abb. 6.3 und 6.4) fiir die Seitenfehler entsprechen
recht gut der dariibergelegten zugehorigen Normalverteilung. Nur der Peak bei 2,3 ms
fillt heraus. Die Zeiten fiir die Kontextwechsel sind weniger gut verteilt; der GroBteil der
gemessenen Zeiten verteilt sich zwischen 0,6 ms und 1,8 ms. Viele Zeiten liegen aber
noch oberhalb von 1,8 ms, was darauf schlieBen 146t, dal nicht zu jedem Zeitpunkt ein
ausfithrbarer Thread zur Verfiigung stand. In einigen Fillen kann man jedoch den Seiten-
zugriffsdaten entnehmen, da3 durchaus ein ausfiihrbereiter Thread zur Verfiigung stand,
dieser jedoch nicht aktiviert wurde und somit iiberméfig lange Kontextwechselzeiten auf-
treten.

Schedulingstorungen auf Paragon Das Scheduling der Threads kann durch die Pro-
tokollierung der Speicherzugriffe durch den time access Benchmark gut beobachtet
werden. Zum einen werden die Threads auf der Paragon nach abgelaufenem Zeitquantum

3 Auf der Paragon erfolgt die Zeitermittlung dazu iiber den globalen 10 MHz-Hardwaretimer, der einen
lokalen 64-Bit-Zihler taktet.

“Die POSIX-Threads werden auf Intel Paragon durch ein Priorititen-gesteuertes Zeitscheiben-
Scheduling verwaltet. Die Prioritdt nimmt mit der Laufzeit der Threads ab [15].
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gescheduled, zum anderen fiihrt auch ein Seitenfehler, den ein Thread auslost, zum Auf-
ruf des Thread-Schedulers im Betriebssystem, der sodann den nichsten ausfiihrbereiten
Thread aktiviert. Im allgemeinen verhilt sich dabei das System auch wie erwartet, jedoch
konnte mitunter beobachtet werden, dal der Scheduler ungiinstig vorgegangen ist. Dabei
wurde folgendes Problem offenbar: obwohl ausfiihrbereite Threads zur Verfiigung ste-
hen, wird auf die Behandlung eines Seitenfehlers gewartet, anstelle einen Kontextwechsel
durchzufiihren. Dieses Problem wirkt sich natiirlich negativ auf die Leistung aus, da war-
tende Threads nicht zur Ausfithrung gelangen und genau die Wartezeiten entstehen, die
durch Multithreading vermieden werden sollen. Das Programm wird jedoch korrekt abge-
arbeitet. Eine Ursache fiir dieses sporadisch auftretende Verhalten konnte nicht ermittelt
werden.

Overhead durch Threadscheduling Mittels des time access Benchmarks mit
NOMISS-Verteilung (siehe Kapitel 6.2.2) konnte durch den Vergleich der Laufzeiten mit
und ohne Threads der anfallende Scheduling-Overhead gemessen werden, der sich aus
vier Komponenten zusammensetzt:

e Aufwecken und anschlieBende Synchronisation der Threads

e Kontextwechsel zwischen denen im Falle der NOMISS-Verteilung (keine Seiten-
fehler) sequentiell ausgefiihrten Threads, d.h.

Anzahll&'ontextwechsel — Anzahlgescheduleter Threads — 1

Aufruf und die Abarbeitung der Threadschedulingfunktion der Laufzeitbibliothek

Abarbeitung des hinzugekommenen Codes im Originalprogramm

Allokierung von privatem Speicher im Falle von Reduktionen.

Dabei ist der Anteil der ersten beiden Punkte am Overhead abhéngig von der Zahl der
gescheduleten Threads und auf der Intel Paragon auch von der Zahl der vorgehaltenen
Threads; die drei restlichen Anteile sind von der Zahl der verwendeten Threads nicht ab-
hingig. Das Mal} dieses Overheads ist in Abbildung 6.6 dargestellt. Aus dem auf den
einzelnen Thread bezogenen Overhead wird deutlich, daB die Synchronisation- und Kon-
textwechselzeiten iiberwiegen: mit zunehmender Zahl der Threads fillt der restliche Teil
des Overheads (alle aufgefiihrten Punkte auler der Synchronisation) pro Thread weniger
ins Gewicht, bevor die superlinear ansteigende Synchronisationszeit bei 16 Threads den
Overhead wieder leicht ansteigen 1dBt. Insgesamt liegt der Overhead bei 1 ms pro Thread,
so daB3 zusammen mit der Kontextwechselzeit es nicht moglich sein wird, bei 1 oder 2
Seitenfehlern in einer Schleife selbst mit nur 2 Threads eine Leistungsverbesserung zu
erreichen.
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6.1.2 Sun Sparcstation 20

Die Sun Sparcstation 20 ist eine Dualprozessor-Workstation mit UMA-Architektur. Da-
her treten bei Speicherzugriffen nur vergleichsweise geringe Latenzzeiten auf, so daf sich
durch Multithreading keine positiven Verdnderungen der Leistung ergeben sollten. Den-
noch wurde in Kapitel 6.3.1 ein interessantes Verhalten beobachtet, das den Einsatz von
Threads rechtfertigen konnte.

Threadsynchronisation Die Zeiten zur Synchronisation von Threads sind bereits in
den Abbildungen 6.1 und 6.2 im Vergleich zur Intel Paragon angegeben. Hier steigt die
Synchronisationszeit nur sublinear mit der Zahl der Threads; die Synchronisationszeit fiir
eine feste Zahl von Threads ist zudem erwartungsgemdf unabhingig von der Zahl der
insgesamt generierten Threads.

Die Ursache fiir das sehr viel bessere Verhalten der Threads unter Solaris liegt in der
Implementation dieser Threads als Userthreads, die an einen Kernelthread gebunden
sind. Dadurch werden mehrere Userthreads auf einen Kernelthread abgebildet, was bei
Synchronisation und Scheduling zeitaufwendige Wechsel zwischen Benutzer- und Ker-
nadrefraum vermeidet. Da keine Seitenfehler auftreten, ist die direkte Verwendung von
Kernelthreads bzw. die 1:1 Abbbildung von POSIX-Threads auf Kernelthreads auch nicht
erforderlich, da keine Kommunikationslatenzen iiberdeckt werden konnen.

Kontextwechsellatenz Da Seitenfehler oder groBere Speicherlatenzen auf einem
UMA-System mit 2 Prozessoren nicht auftreten, wird hier von den Kenngréfen nur
die Kontextwechsellatenz fiir die eingesetzten Threads betrachtet. Auf dem verwendeten
Testsystem Sparcstation 20 liegt die typische Zeit fiir einen Kontextwechsel bei 31,5:s,
wobei die Streung sehr gering ist. Auf einem leistungsfihigerem System (Sparcstation
Ultra) wurden Kontextwechselzeiten von 13,9 s gemessen.

Overhead durch Threadscheduling Der Overhead fiir den Einsatz von Threads in ei-
ner Schleife liegt auf der Sun Sparcstation deutlich unterhalb des Overheads, der auf der
Intel Paragon ermittelt wurde (Abbildung 6.7). Wiederum stellen die gemessenen Zeiten
den Unterschied in der Ausfithrungszeit des time acccess Benchmarks ohne und mit
Threads dar. Allerdings féllt auf, da3 der Overhead im Fall von 2 Threads nicht linear mit
der Zahl der Threads skaliert. Dies kann nicht auf die Synchronisationszeit zuriickgefiihrt
werden, da diese sich beim Ubergang von 2 auf mehr Threads nur geringfiigig 4ndert.
Hier miissen interne Techniken des Scheduler im Betriebssystem als Ursache vermutet
werden, wie sie auch schon bei der Messung der Synchronisationszeit tiber Fork&Join
(sieche Abbildung 4.8) als Sprung bei 5 Threads beobachtet wurden. Es wird durch den
starken Riickgang des Overheads pro Threads offensichtlich, da3 der von der Zahl der
gescheduleten Threads abhéngige Anteil am Overhead aufgrund der leistungsfiahigeren
Synchronisation geringer als bei Intel Paragon ist.
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6.2 Synthetische Benchmarks

Synthetische Benchmarks sind Testprogramme, die keiner realen Applikation entstam-
men, sondern speziell geschrieben wurden, um bestimmte Eigenschaften eines Systems
zu untersuchen und Probleme zu reproduzieren und zu lokalisieren. Thre Ergebnisse, in
der Regel Leistungswerte wie MFLOPS oder MB pro Sekunde, konnen daher auch nicht
pauschal auf das System {iibertragen werden bzw. es darf nicht pauschal erwartet werden,
dal} mit einer realen Anwendung gleiche Leistungswerte erreicht werden.

6.2.1 Korrektheitstests

Die Grundvorraussetzung fiir die Verwendung von Threads ist natiirlich, daf3 die Ergeb-
nisse der Programme weiterhin korrekt sind. Da dies fiir alle SVMF-Erweiterungen gilt,
wurde eine Serie von Programmen geschrieben, die die Funktion dieser Erweiterungen in
verschiedenen Variationen auf Korrektheit priifen. In realen Programmen ist eine solche
Priifung in der Regel nicht einfach zu integrieren und ist auch nicht sinnvoll. Zwar geben
diese relativ einfachen Tests keine Garantie, daf3 eine Direktive (also SMVF-Erweiterung)
unter allen Umstinden ein korrektes Ergebnis liefern wird, aber es hat sich gezeigt, daf
sehr viele Probleme schon durch diese systematischen und vollstindigen Tests aufge-
zeigt wurden. Vollstindig heilit hier, daf} alle Konstrukte in sinnvollen Kombinationen
verwendet werden. So werden beispielsweise, was die Threads betrifft, alle Scheduling-
verfahren sowohl bei ein- als auch bei zweidimensionalen Schleifen getestet, nicht jedoch
bei Schleifen noch hoherer Ordnung, da bereits der Schritt von ein- auf zweidimensional
die meisten Probleme, die bei mehrdimensionalen Schleifen mit Threads auftreten kon-
nen, impliziert. Diese Probleme sind das rekursive Scheduling (die Datenstrukturen in der
Laufzeitbibliothek miissen Thread-sicher sein), eine sehr viel groBere Zahl von gleichzei-
tig aktiven Threads und Synchronisationseinrichtungen sowie fiir den SVMF-Compiler
ein komplizierteres Scheduling und umfangreichere Parameteriibergabe, um die Sichtbar-
keitsbereiche der Variablen korrekt zu behandeln.

Fiir die Korrektheitstests wurden die Programme pdo_thread.f (Scheduling paralleler
Schleifen), cflow_thread.f (KontrollfluBsteuerung auf parallelen Systemen) und reducti-
on_thread.f verwendet. Sie sind mit den Programmversionen, die keine Threads verwen-
den, identisch bis auf die THREADS()-Option in der PDO-Direktive. Die Testprogramme
lieferten sowohl ohne als auch mit Verwendung von Threads korrekte (identische) Ergeb-
nisse bei allen implementierten Direktiven und Konstrukten von Direktiven.

6.2.2 time_access.f

Neben der Korrektheit der Programme war natiirlich die Messung des erhofften Effekts
der Uberlappung von Kommunikation und Berechnung der wesentliche Punkt. Diese
Messungen sollten mit bestimmten Betriebszustéinden des Systems in Zusammenhang
gebracht werden, um die Ursachen fiir den jeweils beobachteten Effekt zu ermitteln. Die
wesentlichen Parameter fiir den Betriebszustand eines parallelen Systems sind
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e Prozessorauslastung
Hier wird unterschieden, ob ein Prozessor auf lokal vorhandenen Daten’ rechnet
oder ob er auf Daten zugreifen will, die nicht lokal vorliegen, sondern bei denen ein
Zugriff Kommunikation im System auslost. Die Zeitdauer, die ein Prozessor ohne
Kommunikation rechnet, wird in dem Modell des Multithreading (Kapitel 3.5.1) als
Lauflinge bezeichnet.

o Netzwerkbelastung
Die Netzwerkbelastung héngt einerseits von der Prozessorauslastung ab (Greift
tiberhaupt ein Prozessor auf Daten zu?) und zum anderen von der Verteilung die-
ser Daten im Speicher (Welche Netzwerkaktivitét 10st ein Zugriff auf Daten aus im
Hinblick auf die rdumliche und zeitliche Verteilung der Kommunikationsvorgén-

ge?).

Der wichtigste Wert bei der Beurteilung der Effizienz von Multithreading zum Verstecken
von Kommunikationslatenzen ist der sogenannte Seitengewinn, definiert als

Austhrungszeltohne Threads — AquUhrungszeltmilT]w'eads

maximale Seiten fehlerzahl auf einem Prozessor

Der Seitengewinn ist das entscheidende Maf fiir das Leistungsverhalten des Codes, der
mit Threads arbeitet. Durch ihn kann unabhingig von der Laufzeit des Programms und
der Zahl der auftretenden Seitenfehler angegeben werden, wie effizient die Verwendung
von Threads ist. Theoretisch kann hier als Bestwert die durchschnittliche Bedienzeit ei-
nes Seitenfehlers erwartet werden. Davon muf3 jedoch einerseits der Overhead abgezo-
gen werden, der durch die Verwendung der Threads anfillt, andererseits féllt ein Teil der
Bedienzeit auch bei der Verwendung von Threads an (der Seitenfehler muf} ja weiter-
hin zundchst einmal behandelt und die Anforderung der Seite abgesetzt werden). Es sind
natiirlich auch negative Werte fiir die Seitengewinne mdoglich, wenn der Overhead den
erzielten Gewinn durch Uberlappung iibersteigt.

Zur Ermittlung der Effizienz des Multithreadings auf der Intel Paragon mit ASVM wurde
der synthetische Benchmark t ime _access® entwickelt, bei dem sowohl die Prozesso-
rauslastung (die Lauflinge der Threads) als auch die Netzwerkbelastung (iiber die Ver-
teilung der Daten) parametrisiert sind. Die Prozessorauslastung wird iiber eine Schleife
wihlbarer Zeitdauer realisiert, deren Iterationszahl zu Beginn des Benchmarks iiber eine
Kalibrierung bestimmt wird, um die vorgegebene Zeit mit Berechnungen zu verbringen.
Der Einsatz von System-Timern hat sich hier als nicht sinnvoll erwiesen, da diese auch
weiterlaufen, wenn ein Thread den Prozessor gar nicht besitzt. Die Datenverteilung erfolgt
ebenfalls in der Initialisierungsphase des Programms, indem jeder Prozessor schreibend
auf die ihm entsprechende der gewéhlten Verteilung zugeteilten initialen Daten zugreift,
so daB die Daten vom Betriebssystem in seinen lokalen Speicher transferiert werden’.

SDaten, auf die der Prozessor ohne Konkurrenz zugreifen kann, etwa in Registern, Caches oder privatem
Speicher

®Der Name des Benchmarks hat sich historisch entwickelt; er basiert auf einem Programm zur Messung
von Zugriffszeiten.

"Bei dem wichtigsten Testsystem, der Intel Paragon, wird der virtuell gemeinsame Speicher in Seiten zu
je 8 KB verwaltet, so dal} ein schreibender Zugriff auf eine Seite geniigt, um die Seite in den Speicher des
entsprechenden Prozessorknotens zu bringen und bei allen anderen Prozessoren zu invalidieren.
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Die Daten sind als zweidimensionales Feld organisiert, auf das in einer DO-Schleife zei-
lenweise zugegriffen wird. Dabei entsprich jeweils eine Zeile einer Seite (8 KB auf Intel
Paragon).

Anschlieend wird die DO-Schleife parallel ausgefiihrt, und die Prozessoren greifen
ebenfalls schreibend auf die ihnen iiber die Verteilung der Iterationen zugewiesenen Daten
zu. Dabei werden nicht lokal vorhandene Seiten vom entsprechenden entfernten Prozessor
angefordert (Seitenfehler).

Insgesamt wurden sieben verschiedene Datenverteilungen implementiert®, die in Abbil-
dung 6.8 in einer grafischen Ubersicht dargestellt sind. Die Diagramme zeigen jeweils
in der oberen Zeile vier Prozessoren, denen in der Zeile darunter ihr lokaler Speicher
zugeordnet ist, in der Breite entsprechend der Zahl der enthaltenen Seiten skaliert. Die
Seiten, auf die ein Prozessor zugreifen mochte, sind mit seinem Muster aus der oberen
Zeile schattiert und befinden sich z.T. in den lokalen Speichern der anderen Prozessoren.
Wenn ein lokaler Speicher Seiten enthilt, auf die kein Prozessor zugreifen wird, ist dieser
Speicher schrig schraffiert.

Mit jeder dieser Verteilungen wurden Testldufe auf Intel Paragon durchgefiihrt. Als Pa-
rameter wurden die Lauflinge (10, 100, 1000 und 10000 ys, die den Bereich von iibli-
chen Schleifenlaufzeiten? mit darin auftretenden Seitenfehlern abdecken) und die Zahl
der Threads (keine Threads sowie 1, 2, 4, 8 und 16 Threads) variiert. Es wurden jeweils
512 Seiten zu je 8 KB auf 4 Prozessoren verteilt, so da3 keine Auslagerung auf Plat-
tenspeicher auftreten konnte und gleichzeitig die laufenden Prozessoren noch geniigend
Iterationen zugeteilt bekamen. Jeder dargestellte MeBwert basiert auf mindestens 4 Mes-
sungen, wenn das Ergebnis nur wenig streute. Bei unerwarteten oder stark streuenden
MeBwerten wurden entsprechend mehr MeBldufe durchgefiihrt (bis zu 20). In den folgen-
den Kapiteln werden die Eigenschaften der Verteilungen dargestellt und mit den zugeho-
rigen MeBwerten fiir die Seitengewinne in Beziehung gesetzt. Anschlieend werden die
wichtigsten Erkenntnisse zusammengefalt.

NOMISS (Abb. 6.8.1) Diese Verteilung erzeugt keinen Seitenfehler und stellt daher die
Referenzverteilung dar, die angibt, wie gro3 die optimale Ausfithrungszeit ohne Seiten-
fehler, d.h. Netzwerkkommunikation zur Ubermittlung von Daten des virtuell gemeinsa-
men Speichers, ist.

Anhand dieser Verteilung kann auch der Overhead ermittelt werden, der durch den Einsatz
der Threads anfillt. Dazu wird die Ausfithrungszeit ohne Threads mit der Aufiihrungszeit
bei der Benutzung einer bestimmten Zahl von Threads in Beziehung gesetzt. Die Er-
gebnisse wurden bereits in Abbildung 6.6 (Intel Paragon) und 6.7 (Sun Sparcstation 20)
aufgefiihrt.

SERVER (Abb. 6.8.2) Bei dieser Verteilung sind alle Prozessoren aufler Prozessor 0
reine Datenserver, die selber nicht rechnen und auch keine Seiten anfordern. Solche Zu-
griffe treten bei Reduktionen auf.

8Die Verwendung der Begriffe Daten und Seiten erfolgt dquivalent, da die Daten auf NORMA-Systemen
mit virtuell gemeinsamem Speicher seitenweise organisiert sind.
Ermittelt durch Tracing mit OPAL
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Die Messungen bei dieser Verteilung zeigen ein ausgesprochen einheitliches Bild: die
maximalen Seitengewinne liegen zwischen 1,12 und 1,17 ms, wobei der Gewinn nur we-
nig iiber die Zahl der verwendeten Threads und die Lauflinge variiert. Trotz der vielen
Seitenfehler (jeder Zugriff auf eine Seite erzeugt einen Seitenfehler) stellt sich bereits bei
2 oder 4 Threads das Maximum der erzielten Seitengewinne, also die Séttigung ein. Die
Ursache hierfiir liegt in den kurzen Bedienzeiten der Seitenfehler durch die anderen Pro-
zessoren. Weitere Threads erzeugen jedoch auch noch eine gute Uberlappung, mégliche
hohere Seitengewinne werden durch den anfallenden Overhead kompensiert.

. . .. w -o-1 Thread
Seitengewinn tber Lauflange e 2 Threads
SERVER-Verteilung -4 Threads
(4 Prozessoren, 512 Seiten, 512 Seitenfehler) o8 Threads
-~ 16 Threads
1,2
1,0 A
0,8 -
0,6 -
0,4 -
0,2 -
0,0 T D e ————— T —=
10 100 1000 10000
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Abbildung 6.9: Seitengewinne SERVER-Verteilung

ZERO (Abb. 6.8.3) Diese Verteilung ist sozusagen das Gegenstiick zu der SERVER-
Verteilung, denn hier greifen alle Prozessoren auf Daten zu, die sdmtlich im lokalen Spei-
cher von Prozessor 0 vorliegen. Die beiden Verteilungen sind insofern verwandt, als daf3
auch hier jeder Zugriff auf eine Seite einen Seitenfehler auslost. Hiermit soll untersucht
werden, wie stark der Einflu der Konzentration aller Seitenanforderungen auf einen ein-
zigen Prozessor ist.

Tatséchlich ist bei den Lauflingen von 10, 100 und 1000 s die Charakteristik der Ande-
rung der Seitengewinne iiber die Zahl der Threads dhnlich der SERVER-Verteilung, nur
die Hohe des Seitengewinns ist aufgrund der ldngeren Bedienzeit der Seitenfehler gerin-
ger und liegt zwischen 0,71 und 0,86 ms. Das Verhalten bei 10000 ps Lauflinge weicht
jedoch stark ab: es werden mit maximal 0,102 ms kaum noch Seitengewinne erreicht. Es
wurde daher die Entwicklung der Seitengewinne zwischen 1000 und 10000 s genauer
untersucht.

Die Ursache fiir diese unterschiedliche Entwicklung der Seitengewinne mit gro3er wer-
dender Laufldnge liegt in der unterschiedlichen Netzwerk- und Prozessorbelastung durch
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Abbildung 6.10: Seitengewinne ZERO-Verteilung

die Seitenanforderungen. Die Bedienzeit fiir die Seitenfehler betrdgt bei der SERVER-
Verteilung iiber alle Lauflingen hinweg rund 2,7 ms, da die Seitenanforderungen nur von
Prozessor 0 aus an die restlichen Prozessoren gehen. Da diese und das Netzwerk dadurch
nicht iiberlastet werden, bleibt die Zeit konstant. Bei der ZERO-Verteilung hingegen sinkt
die Bedienzeit fiir die Seitenfehler von 3,6 ms bei der Lauflange von 1000 us auf 2,9 ms
bei der Lauflinge von 10000 us (sieche Abbildung 6.11). Denn bei der kiirzeren Lauflinge
(wenn gilt: Lauflinge < Bedienzeit fiir Seitenfehler) treffen die Seitenanforderungen der
Prozessoren in einer so hohen Frequenz bei dem alleinig bedienenden Prozessor 0 ein, daf3
dieser und das Netzwerk iiberlastet sind. Sobald die Lauflinge groBer als die Bedienzeit
wird, was bei der Lauflange ab 3000 ps der Fall ist, sinkt die Bedienzeit ab. Damit sinken
jedoch auch die Seitengewinne, da die Effizienz des Benchmarks ohne Threads steigt.

HALF (Abb. 6.8.4) Wie bei der ZERO-Verteilung fordern auch bei der HALF-
Verteilung alle Prozessoren Seiten ausschlieBlich von Prozessor 0 an. Der Unterschied
ist jedoch, dal} die zweite Hilfte der Seiten, auf die zugegriffen wird, bereits bei den
Prozessoren vorliegt und keine Seitenfehler verursacht, so da3 gerade bei den groBBeren
Lauflingen eine gute Uberlappung der Kommunikation aufgrund der fehlenden Seiten
und der Arbeit auf den vorhandenen Seiten zu beobachten sein sollte.

Dies ist bei den Lauflingen von 10, 100 und 1000 s und Verwendung von mehr als 2
Threads der Fall, wenn auch die Seitengewinne mit knapp 0,6 ms deutlich unterhalb des
Optimums von etwa 2 ms liegen. Der Grund, daf} 2 Threads noch keine Seitengewinne er-
zielen, liegt darin begriindet, daB in diesem Fall der eine Thread alle Seitenfehler erzeugt,
wihrend der andere Thread in dieser Zeit seine Iterationen iiber die Matrix durchfiihrt.
Anschliefend wartet der erste Thread nur noch auf die Bedienung seiner Seitenfehler.
Dieser Effekt ist auch fiir die relativ geringen Seitengewinnne bei 4 und mehr Threads
verantwortlich.
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Seitenfehlerzeiten & Seitengewinne
ZERO-Verteilung, 512 Seiten, 4 Prozessoren, 4 Threads

4,0
@ 1 @
E 35 E
= o
) c
s £
) 1
= 3,0 g
) o
= c
] 2
= ©
s 2,5 + 7]
2,0 Lo,
1 2 3 5 7 9 10
I Seitenfehlerzeit [ms]| 3,61 | 3,51 | 326 | 297 | 2,89 | 291 | 2,91
—— Seitengewinn [ms] 094 | 0,86 | 0,84 | 0,31 0,16 | 0,10 | 0,03

Lauflange [ms]

Abbildung 6.11: Entwicklung der Seitengewinne iiber die Lauflinge
(ZERO-Verteilung mit 512 Seiten auf 4 Prozessoren)

Bei der Lauflinge von 10000 us bringt die Verwendung von Threads keine Seitengewin-
ne mehr, wie es auch bei der ZERO-Verteilung zu beobachten war. Bei beiden Vertei-
lungen steigen die Seitengewinne auch bei noch lingeren Lauflingen nicht wieder an,
und tatsdchlich ist die HALF-Verteilung in der unteren Hélfte der Seiten mit der ZERO-
Verteilung identisch und zeigt daher in diesem Bereich die gleichen Eigenschaften.

BORDER (Abb. 6.8.5) Hierbei greift jeder Prozessor auf einen Bereich von 10% der
angrenzenden Daten seines Nachbarprozessors zu. Der benachbarte Prozessor wird iiber
die logische Prozessorkennung ermittelt. Dieses Verfahren liefert zwar nicht unbedingt
einen tatsichlichen, physischen Nachbarprozessor (wenn ein solcher iiberhaupt als ausge-
zeichneter Prozessor existiert), aber da in realen Applikationen ebenfalls auf diese Weise
vorgegangen wird, sind die Ergebnisse durchaus relevant. Diese Art von Datenverteilung
und Zugriff entspricht dem Abgleich von Randwerten beim Bearbeiten eines zerlegten
Gebietes.

Die gemessenen Werte entsprechen den Erwartungen: bei kiirzeren Laufzeiten wird das
Optimum bereits mit 2 Threads erreicht, da in diesem Fall derjenige Thread, der schlie3-
lich die Seitenfehler am oberen Ende der Iterationen erzeugt, keine ausfiihrbereiten
Threads mehr neben sich hat. Erst bei groeren Lauflingen ist dies der Fall, da dann
die Threads vor Beendigung ihrer Aufgabe gescheduled werden, und so wird bei 1000
und 10000 ps das Maximum des Seitengewinns von 0,733 ms mit 4 Threads erreicht.
Die Seitengewinne fallen nicht so hoch wie etwa bei der SERVER-Verteilung auf, da
sich der Overhead auf weniger Seitenfehler verteilt und somit stirker ins Gewicht fillt.
Der Einsatz von 8 und 16 Threads ist nicht effektiv, da die zusitzlichen Threads nur im
Iterationsbereich arbeiten, in dem keine Seitenfehler auftreten.



112 6.2. SYNTHETISCHE BENCHMARKS

-o-1 Thread
Seitengewinn lber Lauflinge —-2 Threads
HALF-Verteilung —+4 Threads
(4 Prozessoren, 512 Seiten, 63 Seitenfehler) ——8 Threads
- 16 Threads
0,8
0,6 -
0,4 -
0,2 -
0,0 T T
10— fo—— 1000 00
0,2 \‘i
-0,4
Abbildung 6.12: Seitengewinne HALF-Verteilung
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Abbildung 6.13: Seitengewinne BORDER-Verteilung
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SCATTER (Abb. 6.8.6) Mittels der SCATTER-Verteilung soll ein irreguldres Zugriffs-
muster erzeugt werden, in dem die Prozessoren iiber ihre Iterationen von wechselnden
Prozessoren Seiten anfordern. Die Netzbelastung ist daher zeitlich und rdumlich gleich-
méBiger verteilt, insgesamt sollte sich also die Laufzeit mit Threads deutlich verkiirzen.

Die Messungen bestitigen diese Vermutung, indem mit 4 Threads die hochsten Seiten-
gewinne iiberhaupt von 1,82 bis zu 2,15 ms erreicht werden, was schon nahe dem theo-
retischen Maximum liegt. Wenn man sich die graphische Darstellung der Seitenvertei-
lung ansieht, wird klar, da das Optimum des Seitengewinns mit 2 Threads nicht erreicht
werden kann, da es 8 gleichgrof3e Bereiche von Seiten gibt, die bei 4 verschiedenen Pro-
zessoren liegen. Und tatsdchlich liefern 4 und 8 Threads die besten Resultate, und selbst
der starke Overhead bei 16 Threads verhindert nicht, da3 die mit dieser Konfiguration er-
zielten Seitengewinne im gleichen Bereich liegen. Entscheidend ist hier die gleichmifBige
Verteilung der Seitenfehler auf die Threads.

-o-1 Thread
Seitengewinn liber Lauflinge 2 ¥2reags
SCATTER-Verteilung 4 Threads
(4 Prozessoren, 512 Seiten, 120 Seitenfehler) —-8 Threads
-+ 16 Threads
2,5
2,0 1
%

0,5 4

0,0 = ——

10 100 1000 10000

-0,5

Abbildung 6.14: Seitengewinne SCATTER-Verteilung

PARTLY (Abb. 6.8.7) Die PARTLY-Verteilung hat Ahnlichkeit mit der SCATTER-
Verteilung, jedoch treten hier weniger Seitenfehler auf, und der Prozessor arbeitet ent-
sprechend linger auf lokalen Daten. Es ist also zu erwarten, da} die wenigen Seiten-
fehler, die auftreten, besonders gut versteckt werden. Es werden Seitengewinne von ma-
ximal 0,75 ms erzielt, was auf den hoheren Overhead pro Seitenfehler (gegeniiber der
SCATTER-Verteilung) zuriickzufiihren ist. Dies bewirkt auch, daf die Seitengewinne bei
Verwendung von mehr als 4 Threads zuriickgehen, da dann der Overhead iiberwiegt.

Auffillig sind die nur sehr geringen Seitengewinne bei der Lauflinge von 1000 ys, wobei
sich aber das qualitative Verhalten mit dem der anderen Lauflingen deckt.
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Abbildung 6.15: Seitengewinne PARTLY-Verteilung

Zusammenfassung der Ergebnisse Die Ergebnisse der verschiedenen Seitenverteilun-
gen des synthetischen Benchmarks auf der Intel Paragon mit ASVM lassen sich wie folgt
zusammenfassen:

e Die Verwendung von mehr als 4 Threads hat in keinem Fall Vorteile gebracht.

e Auch bei der Verwendung von 4 und weniger Threads konnen die erzielbaren Sei-
tengewinne stark variieren (SCATTER-, BORDER- und HALF-Verteilung). Nur
eine gleichmiBige Verteilung der Seitenfehler auf die eingesetzten Threads bringt
optimale Ergebnisse.

e Die Laufléinge der Threads hat einen starken, aber nicht einfach voherbestimmbaren
EinfluB auf die erzielten Seitengewinne (ZERO-, HALF- und PARTLY-Verteilung).
Nach dem (einfachen) theoretischen Modell sind groBere Lauflingen der Threads
leistungsfordernd, dieses Modell wurde sowohl bestitigt (PARTLY-Verteilung) als
auch widerlegt (ZERO- und HALF-Verteilung). Es kommt aber auch zu Leistungs-
einbuflen bei mittleren Lauflingen (SERVER-Verteilung).

e Der maximal erzielbare Seitengewinn liegt bei etwas 2 ms, der typische Seitenge-
winn zwischen 0,5 und 0,8 ms. Aber auch mit Leistungseinbuf3en durch den Einsatz
von Threads muf} gerechnet werden (HALF-Verteilung).
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6.3 Praktische Benchmarks

Nachdem die Versuche mit den synthetischen Benchmarks gezeigt haben, dafl zumindest
auf der Intel Paragon das Verhiltnis von Seitenfehler- zu Kontextwechsellatenz einen Lei-
stungsgewinn beim Einsatz von Multithreading ermdglicht, soll anhand von zwei prakti-
schen Programmen untersucht werden, wie sich das Multithreading beim Einsatz in regu-
laren Programmen verhilt. Da diese nicht nur aus einer parallelen Schleife bestehen, in
der eine grofle Zahl von Seitenfehlern erzeugt wird, sind schwichere Leistungszuwichse
zu erwarten, bei ungiinstigen Konfigurationen auch Leistungsbeinbu3en durch den Over-
head des Threadscheduling.

FIRE Der Fire-Benchmark besteht aus dem Kern eines Programms zur Simulation
von stromungsdynamischen Vorgidngen in Brennkammern von Verbrennungsmotoren. In
diesem Kern werden diinnbesetzte, lineare Gleichungssysteme geldst. Dieses Programm
wurde in zwei unterschiedlich parallelisierten Versionen getestet. Dazu wurden verschie-
dene Datensitze verwendet; die hier gezeigten Ergebnisse wurden mit dem Datensatz
PENT erzielt, da sich dieser aufgrund seiner GroB3e auf Prozessorzahlen von 4 bis 16
effektiv einsetzen 1af3t.

SHALLOW-WATER Als weiteres Testprogramm wurde der bekannte Shallow-Water-
Benchmark von Paul N. Swartzrauber!” herangezogen, der mittels Templates parallelisiert
wurde. In dem Programm werden insgesamt 14 Matrizen (7 Matrizen jeweils in alter und
neuer Version) miteinander verkniipft, um ein einfaches Klimamodell zur Wettervorher-
sage zu berechnen.

6.3.1 AVL-Fire

Die erste Version von Fire, AVL-Fire, wurde sehr einfach (und somit schnell) parallelisiert,
indem alle Schleifen mit einer PDO-Direktive und Block-Scheduling versehen wurden.
Da hierbei keine Riicksicht auf die Datenverteilung genommen wurde, kommt es zu einer
hohen Zahl von Seitenfehlern und damit verbunden einem schlechten Speedup.

Intel Paragon

Testldufe mit der nicht durch Compileroptionen optimierten Version von AVL-Fire erga-
ben Seitenfehlerzahlen, die stark abhdngig waren von der Verwendung von Threads: wur-
den Threads verwendet, stiegen die Seitenfehlerzahlen um den Faktor 2 bis 4 gegeniiber
der Version ohne Threads an. Fiir dieses Verhalten konnte ohne detaillierte Analyse des
erzeugten Assemblercodes keine Erkldrung gefunden werden. Allerdings hat die Verwen-
dung von nicht optimierten Programmen auch keine praktische Bedeutung, insbesondere
auf Systemen mit Vektoreinheiten wie der Intel Paragon.

19Das Modell basiert auf der Verdffentlichung [34].
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Die optimierte und vektorisierte Version'! von AVL-Fire bietet beziiglich der Zahl der
Seitenfehler ein homogenes Bild, indem die Zahl der Seitenfehler mit und ohne Threads
gleich hoch ist (Abbildung 6.17). Aber die Leistungszunahme der Version mit Threads ist
nicht allein auf die Uberlappung von Kommunikationslatenzen zuriickzufiihren, sondern
liegt auch in der unterschiedlichen Vektorisierung durch den Fortran77-Compiler begriin-
det (weitere Erlduterungen dazu im folgenden Kapitel bei der Diskussion von SVM-Fire).
Daher wurde als Vergleichsbasis zur Beurteilung des Multithreading-Effekts eine AVL-
Fire-Version verwendet, die durch Verlagerung der Schleife in ein Unterprogramm iden-
tisch vektorisiert werden konnte und in den Diagrammen mit SUBR gekennzeichnet ist.
Die Version, die herkdmmlich compiliert wurde, ist in Abbildung 6.16 mit O gekennzeich-
net und wird in den anschlieBenden Leistungsvergleichen wegen fehlender Vergleichbar-
keit nicht mehr aufgefiihrt.

Die Version von AVL-Fire, die mit 2 Threads arbeitet, erbringt auf 8 und 16 Prozessoren
die hochsten Leistungen (Abbildung 6.16). Dabei ist zu beachten, dafl der Datensatz ideal
auf 8 Prozessoren arbeitet und hier eine maximale Leistung von 10,23 MFLOPS bei Ver-
wendung von 2 Threads erbringt, wozu ein Seitengewinn von knapp 0,8 ms beitragt (Ab-
bildung 6.19). Auf 16 Prozessoren wird aufgrund der zu geringen Grofle des Datensatzes
und des damit verbundenen schlechten Verhéltnisses von Kommunikation zu Berechnung
ein negativer Speedup erzielt. Die vielen Seitenfehler, die hierbei erzeugt werden, konnen
jedoch durch die Threads gut versteckt werden, was zu einem Seitengewinn von gut 1,2
ms fiihrt.

Leistung mit Multithreading
AVL-FIRE, Datensatz PENT, Optimierung & Vektorisierung
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Sun Sparcstation 20

Auf de UMA-System Sun Sparcstation 20 zeigen die gemessenen Werte in Abbil-
dung 6.20, daB} die Verwendung von Threads erwartungsgemdfl keinen nennenswerten
EinfluB} auf die Leistung hat. Das der Speedup von einem auf zwei Prozessoren nur gut
1,6 betrégt, ist vor allem auf die anfallende Synchronisation und Reduktion und kaum auf
etwaige Speicherkonflikte zuriickzufiihren!?,

Leistung mit Multithreading
SVM-FIRE, Datensatz DRALL, Optimierung
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‘4}1 Prozessor 6,62 6,28 6,33 6,32 6,32 6,32
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Threads

Abbildung 6.20: Leistung von AVL-Fire auf Sun Sparcstation 20

2Durch Tracing konnte der Laufzeitanteil der Barrier-Synchronisation zu 12% und der Reduktion zu
3,5% bestimmt werden
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6.3.2 SVM-Fire

Die zweite Version (SVM-Fire) wurde durch Blockausrichtung aufwendig optimiert, in-
dem mittels Templates die Datenverteilung an den Seitengrenzen ausgerichtet werden.
Somit wird false sharing, wechselseitige Schreibvorginge von mehreren Prozessoren auf
dieselbe Seite, verhindert und es treten sehr viel weniger Seitenfehler auf.

Intel Paragon

Die optimierte Version zeigt auf Intel Paragon das erwartete Verhalten, weil sich die Zahl
der Seitenfehler mit und ohne Threads gegeniiber AVL-Fire deutlich reduziert. Es ist zu
erwarten, daf die relativ wenigen Seitenfehler nur noch geringe Spielrdume fiir Leistungs-
zuwichse bieten.

Der Vergleich der erreichten MFLOPS-Leistungen ergibt, wie bei AVL-Fire, fiir die mit
Threads arbeitende Versionen jedoch einen Leistungszuwachs, der nicht mehr allein auf
die Verwendung von Threads zur Uberlappung der auftretenden Seitenfehler erklirt wer-
den kann: ein Seitengewinn von durchschnittlich 10 ms ist weit iiber dem, was theoretisch
erreicht werden kann. Niheren Aufschluf} lieferte die Analyse der durch den Fortran77-
Compiler vorgenommenen Optimierung, insbesondere der Vektorisierung [23]. Dabei
stellte sich heraus, da} die kritische Schleife, in der die Seitenfehler erzeugt werden und
die durch Threads verarbeitet werden soll, nur bei der Verwendung von Threads vekto-
risiert wurde - und diese Version bereits dadurch deutlich mehr Leistung brachte. Die
Ursache fiir dieses Verhalten des Compilers liegt in der Speicherverwaltung des SVM-
Systems begriindet, das gemeinsame Variablen (SHARED-Direktive) im virtuell gemein-
samen Speicher iiber Pointer verwaltet. Diese Verwaltung wird aus Quelltext 6.1 deutlich,
die den aus der SHARE-Direktive erzeugten Fortran77-Code zeigt. Ein Feld, auf das indi-
rekt iiber ein Zeiger-referenziertes Feld zugegriffen wird (DIREC1 (LCC (X, Y) ), siche
Quelltext 6.3) kann jedoch mit den verfiigbaren Techniken des Compilers nicht vekto-
risiert werden'®. Die Schleife stellt sich dem Compiler jedoch anders dar, wenn sie in
ein Unterprogramm transformiert wurde, wie es bei Verwendung von Threads geschieht
(Quelltext 6.2). Innerhalb der erzeugten SUBROUTINE SVM THREAD WORK () wird
auf die Felder in Fortran-Standardart zugegriffen, da die Felder auch in der iiblichen Wei-
se deklariert sind.

Um diesen Effekt zu tiberpriifen, wurde zusitzlich eine Version des Programms generiert,
die zwar auch die Schleife in ein Unterprogramm verlegt hat, aber ohne Threads arbeitet
und das betreffende Unterprogramm direkt aufruft. Die Schleife wurde daher vektorisiert;
die Ergebnisse dieser Version sind in den Diagrammen mit SUBR (anstelle der Zahl der
Threads) gekennzeichnet und wurde als Vergleichsbasis zur Beurteilung der Effizienz des
Multithreadings verwendet.

I3Ein explizites Abschalten etwaiger Priifungen des Compilers auf Datenabhiingigkeiten, welche eine
Vektorisierung verhindern konnen, mittels einer Compilerdirektive fiihrte ebenfalls nicht zu einer Vektori-
sierung.



KAPITEL 6. EFFEKTE AUF DIE LEISTUNG 121

Quelltext 6.1 Deklaration der Variablen der Hauptschleife im SVM-Fire Code

DIMENSION DIREC1(60394)
POINTER (PTR _DIREC1,DIRECL1)
COMMON /CC003/PTR_DIRECL1
DIMENSION DIREC2 (47312)
POINTER (PTR _DIREC2,DIREC2)
COMMON /CC004/PTR_DIREC2
DIMENSION LCC(6,1:47312)
POINTER (PTR_LCC, LCC)
COMMON /C0010/PTR_LCC

PTR DIREC1 = SHARED VAR PTR(5)
PTR DIREC2 = SHARED VAR PTR(6)
PTR _LCC = SHARED VAR PTR(19)

Quelltext 6.2 Verarbeitung der Ubergabeparameter und Zugriff auf gemeinsame Varia-
blen in der Subroutine

SVM_THREAD ARGPTR (1) = LOC(DIREC1)
SVM_THREAD ARGPTR (2) = LOC(DIREC2)
SVM_THREAD ARGPTR (3) = LOC(LCC)

SUBROUTINE SVM THREAD WORK (DIREC1,DIREC2,LCC,BE,BH,
+SVM_FROM 0023, BL, BN,BP,BS,BW,SVM_TO 0024)
DOUBLEPRECISION DIREC2 (47312)

DOUBLEPRECISION DIREC1 (60394)

INTEGER LCC(6,47312)

Quelltext 6.3 Indirekter Zugriff auf gemeinsame SVM-Variablen in Fortran77

CSVM$ SHARED:: DIREC1, DIREC2, LCC

CSVM$ PDO (STRATEGY (ON_HOME (templ nncell(nc))))
DO NC=NINTCI,NINTCF

DIREC2 (NC) =BP (NC) *DIREC1 (NC)
X -BS (NC) *DIREC1 (LCC(1,NC))
X -BW (NC) *DIREC1 (LCC (4 NC))
X -BL (NC) *DIREC1 (LCC (5,NC) )
X -BN (NC) *DIREC1 (LCC (3, Nc))
X -BE (NC) *DIREC1 (LCC (2,NC) )
X -BH (NC) *DIREC1 (LCC (6,NC) )

ENDDO




122 6.3. PRAKTISCHE BENCHMARKS

Die Messungen mit SVM-Fire lieferten die Ergebnisse, die in den Abbildungen 6.21,
6.22 und 6.23 dargestellt sind. Hier wurde von vorneherein mit den Compileroptionen
-03 -Mvect auf hochster Stufe optimiert sowie vektorisiert. Auf Messungen mit mehr
als 2 Threads wurde hier verzichtet, da Probeldufe lediglich die erwarteten Leistungsein-
bullen durch den zusitzlichen Overhead ergaben. Wiederum erbrachte die Version mit 2
Threads auf 8 Prozessoren die besten Leistung und lieferte durch einen Seitengewinn von
0,75 ms gegeniiber der SUBR-Version um 2,3% mehr Leistung. Bei der Ausfithrung auf
4 und 16 Prozessoren lohnte sich der Einsatz von Threads jedoch nicht und verringerte
die Leistung gegeniiber der SUBR-Version um jeweils rund 2,5%. Da die maximale Sei-
tenfehlerzahl eines Prozessors bei allen Prozessorzahlen identisch ist, muf} die Ursache
fiir dies EinbuB3en in der ungleichméBigeren Verteilung der Seitenfehler auf die Threads
liegen.

Leistung mit Multithreading
SVM-FIRE, Datensatz PENT, Optimierung & Vektorisierung
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Abbildung 6.21: Leistung von SVM-Fire in Abhéngigkeit der Verwendung von Threads



KAPITEL 6. EFFEKTE AUF DIE LEISTUNG 123

Leistungszunahme
SVM-FIRE, Datensatz PENT, Optimierung & Vektorisierung
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Abbildung 6.22: Leistungsteigerung durch Multithreading bei SVM-Fire

Seitenfehler & Seitengewinne
SVM-FIRE, Datensatz PENT, Optimierung & Vektorisierung
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Abbildung 6.23: Seitengewinne durch Multithreading bei SVM-Fire
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Sun Sparcstation 20

Auf der Sparcstation 20 zeigte die SVM-Version des Fire-Codes ein unerwartetes Verhal-
ten. Obwohl es auf diesem System wegen des physikalisch gemeinsamen Speichers nicht
zu Seitenfehlern kommt und der Sparc-Prozessor auch keine Vektorverarbeitung kennt,
die den Compiler zu Problemen wie auf der Intel Paragon leiten kdnnte, verbessert sich
die Leistung des Programm mit Verwendung von Threads spiirbar, wenn nicht die maxi-
male Optimierung durch den Fortran77-Compiler verwendet wird. Wird die Compilati-
on mit der hochsten verfiigbaren Optimierung durchgefiihrt, bleibt die Leistung nahezu
unabhéngig von der Verwendung von Threads (Abbildung 6.24). Die Ursache fiir die-
se Leistungssteigerung um bis zu 8% trotz des anfallenden Overheads muf also in den
Optimierungen des Fortran-Compilers liegen, die im Bereich der indirekten Zugriffe fal-
len: bei der schwicheren Optimierung wird, wie beim Compiler auf Intel Paragon, die
Schleife mit den indirekten Feldzugriffen iiber Pointervariablen nicht optimiert. Bei der
maximalen Optimierung werden auch diese Zugriffe optimiert, allerdings gibt der Com-
piler eine Warnung aus, daf dies unvorhergesehenes Verhalten hervorrufen kann. Dies
wurde in diesem Fall jedoch nicht festgestellt.

6.3.3 SHALLOW-WATER

Fiir die Testlaufe auf der Intel Paragon wurde eine Matrixgrof3e von 2 MB gewihlt (mittels
Dimensionierung von 512 x 512), was eine Gesamtdatengrofle von gut 28 MB ergab.
Die Instrumentierung mit OPAL ergab, daf nur eine Schleife fiir die Ausfiihrung durch
Threads in Betracht kam (Quelltext 6.4). In dieser Schleife wurden pro Durchlauf 3 - 4
Seitenfehler durch Schreibzugriffe ausgelost.

Bei der Ausfithrung des mit Stufe 3 optimierten, aber nicht vektorisierten Programms
ergab keine Leistungsgewinne durch die Ausfithrung mit Threads, sondern nur leichte
Einbuf3en von 1 bis 2%. Offenbar konnten die Seitenfehler nicht verdeckt werden, da sie
nicht gleichmiBig auf die ausfithrenden Threads verteilt waren, sondern alle von einem
Thread behandelt wurden. Denn anhand des SVM-Fire-Benchmarks kann man sehen,
dal} es sich grundsitzlich lohnen kann, Schleifen mit nur 3 Seitenfehlern durch Threads
ausfiihren zu lassen.

Der Shallow-Water-Benchmark in SVM-Fortran verhilt sich jedoch sehr ungewohnlich,
wenn man ihn durch den Compiler vektorisieren 148t. In dem Fall erzeugt der Code ohne
Threads sehr viel mehr Seitenfehler als der Code mit Threads, welcher weiterhin die glei-
che Zahl von Seitenfehlern wie der Code ohne Vektorisierung erzeugt (Abbildung 6.28).
Dies liegt allerdings nicht, wie bei SVM-Fire, an indirekten Feldzugriffen, da derartige
Zugriffe in Shallow-Water nicht auftreten (siche Quelltext 6.4).

Die Leistungszuwichse durch die erfolgreiche Vektorisierung, die durch die Verwendung
des Multithreading mdglich wurde, sind jedoch extrem. Ursache dafiir sind die zusétz-
lichen Seitenfehler, denn bei der Version ohne Threads erzeugt durch die Vektorisierung
beim Ablauf mehr als die doppelte Zahl von Seitenfehlern als das gédnzlich unvektorisierte
Programm. Die Version mit Threads erzeugt auch nach der Vektorisierung keine zusitz-
lichen Seitenfehler und kann daher voll von der Vektorisierung profitieren und ist auf 8
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Leistung mit Multithreading
SVM-Fire auf Sparcstation 20, Datensatz DRALL

2 Pr en, Optil ife 3
10% 9,4
[ 9.2
£ 9% +
< t 9,0
H] 0,
R 8T - 88
)
5 7% T+ 86
@
S t 8,4
- 6% T
+ 8,2
5% + 8,0
0 1 2 4 8 16
I Leistungsanderung 89% | 82% | 71% | 6,9% | 7,1%
—Leistung [MFLOPS]| 854 | 9,30 | 924 | 9,14 | 9,13 | 9,15
Threads
6.24.1: Optimierungsstufe 3

Leistung mit Multithreading
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Abbildung 6.24: Leistung von SVM-Fire auf Sun Sparcstaion 20
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Prozessoren mehr als doppelt so schnell wie die Version ohne Threads. Dem Verstecken
von Kommunikationslatenzen kommt dabei allerdings nur noch eine Nebenrolle zu, da
die Ausfithrungszeit mit zwei Threads kaum schneller ist als die mit nur einem Thread.

Quelltext 6.4 Mit Threads arbeitende Schleife im SVM-Fortran Shallow-Water-
Benchmark

CSVMS$ SHARED,ALIGN:: U,V,P,UNEW,VNEW, PNEW,UOLD, VOLD, POLD

CSVM$ PDO (LOOPS (J) , STRATEGY (ON_HOME (templ (j))) ,NOBARRIER
CSVMS + , THREADS (nbr_t), THREAD PRIVATE(j,1i))
DO J=1,N
DO I=1,M
UOLD (I,J) = U(I,J)+ALPHA* (UNEW(I,J)-2.*U(I,J)+UOLD(I,J))
VOLD(I,J) = V(I,J)+ALPHA* (VNEW(I,J)-2.*V(I,J)+VOLD(I,J))
POLD(I,J) = P(I,J)+ALPHA* (PNEW(I,J)-2.*P(I,J)+POLD(I,J))
U(I,J) = UNEW(I,J)
V(I,J) = VNEW(I,J)
P(I,J) = PNEW(I,J)
ENDDO

ENDDO
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Leistung mit Multithreading
Laufzeiten Shallow-Water 512 x 512 , Optimierung ohne Vektorisierung
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Abbildung 6.25: Laufzeiten Shallow-Water-Benchmark ohne und mit Threads
(ohne Vektorisierung)

Seitenfehler und maximale Leistungssteigerung
Shallow-Water 512 x 512 , Optimierung ohne Vektorisierung
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Abbildung 6.26: Seitenfehler und Leistungsédnderung bei Shallow-Water-Benchmark
(ohne Vektorisierung)
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Leistung mit Multithreading
Laufzeiten Shallow-Water 512 x 512 , Optimierung mit Vektorisierung
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Abbildung 6.27: Laufzeiten Shallow-Water-Benchmark ohne und mit Threads
(mit Vektorisierung)

Seitenfehler und maximale Leistungssteigerung
Shallow-Water 512 x 512, Optimierung mit Vektorisierung
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Abbildung 6.28: Seitenfehler und Leistungsdnderung bei Shallow-Water-Benchmark
(mit Vektorisierung)



Kapitel 7

Zusammenfassung und Ausblick

Die Untersuchungen haben ergeben, dal durch Einsatz von Software-basiertem Multi-
threading prinzipiell das gewiinschte Ziel erreicht werden kann, auf Parallelrechnern mit
(virtuell) gemeinsamen Speicher kommunikationsbedingte Latenzzeiten mit sinnvoller
Berechnung zu iiberbriicken. Dabei ist jedoch erforderlich, dafl die Kontextwechsellaten-
zen der verwendeten Threads sowie der Overhead durch die Synchronisation insgesamt
kleiner sind als die Kommunikationslatenz. Diese Bedingung wird auf der Intel Paragon
mit ASVM als virtuell gemeinsamen Speicher erfiillt. Es konnen pro auftretender Kom-
munikationslatenz, hier mit Seitenfehler als Ursache, bis zu 2 ms eingespart werden, was
den Erwartungen an erzielbare Gewinne bei einer durchschnittlichen Bedienzeit fiir die
Seitenfehler um 3 ms entspricht.

Die Verwendung der Threads in SVM-Fortran ist fiir den Programmierer sehr einfach,
da das Hinzufiigen einer einzigen Option zu bereits erstelltem Code geniigt. Dabei kann
jedes PDO-Konstrukt mit beliebigen Schedulingstrategien auf diese Weise lokal paralle-
lisiert werden. Ein effizienter Einsatz der Threads erfordert jedoch eine Instrumentierung
und Analyse der Schleifen, in denen Kommunikation erzeugt wird, die mit OPAL als
Werkzeug moglich ist. Der Aufwand beim Einsatz von Threads liegt folglich nicht in der
programmiertechnischen Einbindung in das Programm, sondern in der Entscheidung und
Analyse, an welcher Stelle der Einsatz effizient ist. Aufgrund der beobachteten Probleme
mit der Vektorisierung durch den Fortran77-Compiler sollte diese Option in der Analyse
beriicksichtigt werden.

In realen Anwendungen, die hinsichtlich der Datenverteilung bereits auf minimale Sei-
tenfehler optimiert wurden, bewegt man sich auf dem priméren Zielsystem, der Intel Pa-
ragon, schnell an der Grenze, an der der Overhead des Finsatzes der Threads den Gewinn
aufzehrt. Dies liegt in der langsamen Synchronisation der Threads im Verhiltnis zu den
bei gut optimieren Programmen wenigen Seitenfehlern pro Schleifendurchlauf begriin-
det. Auch wenn hier positive Seitengewinne erzielt werden, ist die Auswirkung auf die
Ausfiihrungszeit des gesamten Programms oftmals recht gering.

Erhebliche Leistungsverbesserung konnte auf Intel Paragon durch die Verwendung ei-
nes angepaliten Thread-Paketes erreicht werden. Denn fiir unsere Zwecke bendtigt ein
Thread so gut wie keinen Stack (i.d.R. nur fiir die Thread-privaten Laufvariablen), was
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den Speicherbedarf reduzieren wiirde. Ein Scheduling brauchte nur aufgrund von Seiten-
fehlern zu erfolgen, was die beobachteten Probleme mit dem Scheduler 16sen wiirde, da
keine Priorititen und Laufzeiten beriicksichtigt werden mii3ten. Die Probleme mit der
Synchronisation (geringe Leistung und starke Abhdngigkeit von der Zahl der Threads)
kosten ebenfalls viel Leistung.

Eine Portierung des Multithreadings auf SGI Origin 2000 ist vorgesehen und kann in-
teressante Aufschliisse iiber die Effizienz von Software-basierten Threads gegeniiber
Hardware-basiertem gemeinsamem Speicher geben.

Im Bereich der Synchronisation bietet sich zuvorderst eine Implementierung des verteil-
ten Locks (Kapitel 4.2.3) zur effizienteren Verwendung von Pagelocks unter hoher Last
an. Hierbei konnte ebenfalls die Verwendung von Threads untersucht werden, wenn ein
Thread durch den nédchsten Thread abgeldst wird, sobald er den Lock anfordert.
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