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apitel 1

Fiir die Untersuchung von technisch-wissenschaftlichen Problemen, deren analyti-
sche Lésungen nicht bekannt sind, eréffnet die Simulation und der damit verbundene
Einsatz von numerischen Methoden neue Perspektiven. Derartige Methoden werden
erfolgreich z.B. in der Seismik oder der Klimaforschung angewendet. Wahrend der
Rechenaufwand fiir einige dieser Probleme schon mit heutigen Vektorsupercompu-

tern in hinreichend kurzer Zeit bewiltigt werden kann, ist der Rechenaufwand fiir
Probleme noch um Gréflenordnungen zu hoch. Da die Leistung

aie T 3enn ndarar
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die & 03ung an
von Einprozessorsystemen aufgrund von physikalischen Gesetzen nicht mehr im er-
forderlichen MaR erh8ht werden kann, erscheint eine drastische Leistungssteigerung
nur mit Hilfe der Parallelverarbeitung auf Multiprozessorsystemen moglich [Hof91].

Fiir die Parallelverarbeitung werden zur Zeit zwei verschiedene Arten von Multipro-
zessorsystemen angeboten, Systeme mit verteiltem Speicher (disiributed memory)
und Systeme mit gemeinsamem Speicher (shared memory). Die Programmierung
von Computersystemen mit verteiltem Speicher erfolgt nahezu ausschliefilich nach
dem Konzept des message passing. Beim message passing ist der Programmierer fiir
die Kommunikation der kooperierenden Prozesse eines parallelen Programms verant-
wortlich und mufl diese explizit durch-Anweisungen formulieren. Die Kommunika-
tion erfolgt auf diesen Rechnern iiber ein Prozessorverbindungsnetzwerk und ist auf
den heute kommerziell verfiigbaren Computersystemen mit verteiltem Speicher sehr
viel langsamer als auf den Computersystemen mit gemeinsamem Hauptspeicher. In
dieser Arbeit stehen Computersysieme mit gemeinsamem Speicher im Vordergrund.
Derartige Rechner besitzen einen globalen Hauptspeicher, auf den jeder Prozessor
unmittielbar zugreifen kann. Ein gemeinsamer Hauptspeicher wird insbesondere in
Computersystemen mit wenigen sehr leistungsfihigen Prozessoren verwendet. Die
Hersteller traditioneller Vektorsupercomputer nutzen einige wenige Prozessoren, um
‘den Durchsatz ihrer Systeme zu erhdhen. Die Anzah! der in solchen Computersyste-
- men genutzten Prozessoren ist zwar noch gering, steigt aber von Rechnergeneration
zu Rechnergeneration stetig an. Wiahrend in der CRAY X-MP und der NEC SX-3
“nioch ‘maximal vier Prozessoren eingesetzi werden, besitzt die CRAY Y-MP bis zu

3

2




4 Kapitel 1: Einleitung

acht und die in ersten Exemplaren verfligbare CRAY Y-MP C80 sogar sechzehn
Prozessoren. Die fiir Multiprozessorsysteme mit gemeinsamem Hauptspeicher ent-
wickelten Programmierwerkzeuge vereinfachen die Nutzung der Parallelverarbeitung
zur Leistungssteigerung von Programmen. Mit dem microfasking stellte die Firma
CRAY bereits 1986 ein Konzept vor, bei dem die Parallelprogrammierung aliein
durch die Nutzung von Compiler-Direktiven erméglicht wird [HKN88]. Ein durch
derartige Compiler-Direktiven instrumentiertes Programm ist sowohl auf Ein- als
auch auf Mehrprozessorsystemen mit gemeinsamem Hauptspeicher ablauffahig. Die
Beschleunigung bestehender FORTRAN-Programme durch Parallelverarbeitung er-
fordert bei diesem Programmierkonzept einen vergleichsweise geringen Aufwand. In
vielen Féllen kann der Compiler dem Benutzer diese Arbeit sogar abnehmen. Das
autotasking von CRAY arbeitet nach diesem Prinzip und ermdglicht so eine automa-
tische Parallelisierung [Reg89]. Automatisch parallelisierende FORTRAN-Compiler
sind z.B. fir die Multiprozessorsysteme der Hersteller Alliant, CONVEX, CRAY

‘und IBM verfiighar.

Aus unterschiedlichen Griinden wird heute gerade in Rechenzentrumsumgebungen
die Integration von parallelen Programmen in den Mehrprogrammbetrieb immer
wichtiger. Zum einen ist der Wechsel zwischen einer Mehrprogrammumgebung fiir
den Produktionsbetrieb und einer dedizierten Umgebung fiir parallele Programme
zu aufwendig. Zum anderen wird es immer schwieriger, die steigende Zahl von Pro-
zessoren in Multiprozessorsystemen nur mit sequentiellen Programmen auszulasten.
Dies gilt insbesondere fiir den Nachi- und den Wochenendbetrieb, wenn die Rechner
nur in geringem Mafl interaktiv genutzt werden. Ein Leerlaufen von Prozessoren
kann jedoch auch bei einer hohen Nutzung auftreten, wenn ein speicherintensives
Programm den gesamten Realspeicher eines Rechners zur Ausfithrung benétigt und
deshalb kein Speicherplatz fiir weitere Jobs zur Verfiigung steht. In diesen Fillen
kann durch die Paralleiisierung von Programmen eine bessere Nutzung der Pro-
zessoren und damit eine signifikante Erhéhung des Durchsatzes erreicht werden.
‘Unter diesen Randbedingungen steht der zusitzliche Aufwand, der durch die Ab-
arbeitung von parallelen Programmen entsteht, im Vordergrund. Leider gibt es
..generell weder genaue Herstellerinformationen noch Programmierwerkzeuge, die so-
wohl qualitativ als auch quantitativ eine Abschétzung dieses Aufwands erlauben.
Deshalb werden im Rahmen dieser Arbeit fiir vier sehr unterschiedliche Multipro-
zessorsysteme Kostenabschitzungen fiir die Bearbeitung von parallelen Programmen
im Mehrprogrammbetrieb vorgenommen.

‘Mit dem System PAR-Bench (PARallel Benchmark, [Nag90a, Lin90]) wurde im
‘Zentralinstitut fiir Angewandte Mathematik ein parametergesteuerter Lastgenerator

In Abh#ngigkeit von den Parametern der Arbeitslast kann dann die Leistung ei-
nes Multiprozessorsystems detailliert analysiert werden. Das System PAR-Bench
- wurde zunéchst aufl den CRAY-Rechner X-MP /416 und Y-MP8/832 implemen-
_tiert und ermdglicht auf diesen Computersystemen nach Vorgabe von charakteri-
~stischen Lastmerkmalen die Generierung beliebiger Arbeitslasten. Es zeichnet sich
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insbesondere dadurch aus, daf Arbeitslasten parallel ablauffihige Teillasten ent-
halten kénnen. Bei der Generierung der parallelen Programme einer derartigen
Arbeiislast kénnen die Parameter Parallelisierungsgrad und Lastverteilung vorge-
geben werden. Dadurch wird eine Leistungsmessung von parallelen Programmen
im Mehrprogrammbetrieb und damit eine Untersuchung des Zusammenspiels der
multitasking- Implementation mit dem Betriebssystem moglich.

Durch Wah!l der PAR-Bench-Parameter sind die Laufzeltexperimente zunichst so
angelegt, dafl durch die sequentielle Abarbeitung der Programme einer Arbeits-
last alle Prozessoren stindig belegt sind und damit das Multiprozessorsystem voll
ausgelastet ist. In einem solchen Fall sind durch Parallelverarbeitung Performance-
Gewinne, wie sie oben beschrieben sind, nicht zu erzielen. Durch schritiweise Paral-
lelisierung von einzelnen Arbeitslastprogrammen kann dann jedoch der zusitzliche
Aufwand, der durch die Parallelisierung entsteht, sehr genau bestimmt werden. Ge-
lingt der Nachweis, daf} die heutigen mulfitasking Implementationen, in Zusammen-
arbeit mit den Betriebssystemen und der Hardware, effiziente Parallelverarbeitung
auch in diesen Situationen ermdglichen, so hat dies zur Konsequenz, dafl zukiinftig
in Rechenzentrumsumgebungen mehrere der Produktionsprogramme (bei entspre-
chender Eignung) generell parallel abgearbeitet werden kénnen. Kommt es dann z.B.
am Wochenende zu Lastumgebungen, wie sie oben beschrieben wurden, so kénnen
diese Programme von den verfiigbaren Ressourcen wie z.B. der Prozessorleistung
profitieren, die anderenfalls nicht genutzt werden konnte. Damit werden derartige
Programme besser bedient, ohne daf ein anderes Programm benachteiligt wird, und
dariiber hinaus steigt die Auslastung des Gesamtsystems.

Im Rahmen dieser Arbeit wird nun auf verschiedenen Multiprozessor-Vektorrechnern
das Zusammenspiel von mulfifasking-Implementation, Betriebssystem und Hardware
mit Hilfe von vergleichenden Leistungsmessungen analysiert und quantifiziert. Dazu
wird in einem ersten Schritt iiberpriift, welche Eigenschaften der Computersysteme
und der Arbeitslast den gemessenen Durchsatz beeinfiulen. In einem zweiten Schritt
erfolgt eine Portierung und Adaption des in FORTRAN 77 implementierten PAR-
Bench. auf die Multiprozessorsysteme Alliant FX/2816 und CONVEX C3840. Die
darauf folgenden vergleichenden Leistungsmessungen zeigen, da8 die Implementie-
rung des muliitasking auf den vier untersuchten Computersysiemen nach unter-
schiedlichen Prinzipien erfolgte, die einen gravierenden Einflufl auf die Ausfiihrung
der parallelen Programme einerseits und den Durchsatz der Computersysteme an-

dererseits haben.
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Kapitel 2

Leistungsanalyse

Eine absolute Leistungsangabe mit universellem Anspruch ist aufgrund der unter-
schiedlichen Rechnerarchitekturen sowie der verschiedenen Anforderungen, die an
ein Computersystem gestellt werden, unabhingig von den Eigenschaften einer Ap-
plikation nicht moglich. Bei einer Leistungsanalyse werden deshalb die letstungsre-
levanten Faktoren qualitativ und quantitativ erfafit und in bezug auf ihre Ursachen
lwirkungen analysiert. Die so gewonnenen Ergebnisse
fiir Entwurfsentscheidungen als auch fiir den Vergleich und die Optimierung des
Betriebs von Computersystemen eingesetzt [Jai91, ReiS0].

werden sowoh

Die in dieser Arbeit betrachteten Multiprozessor-Vektorrechner mit gemeinsamem
Haupispeicher zeichnen sich sowohl durch einfache Programmierbarkeit als auch
durch die Verfiigbarkeit von leistungsfihigen, automatisch parallelisierenden Com-
pilern aus. Diese Rechner werden in Rechenzentren meist im Maultiprogramming-
Betrieb genutzt, um eine mdoglichst wirtschaftliche Verwendung der Ressourcen zu
erreichen. Bei der parallelen Ausfiihrung von Programmen kommt es in derartigen
Umgebungen zu einer Wechselwirkung des parallelen Programms mit der Hinter-
grundlast, die einerseits die Ausfithrung des parallelen Programms und andererseits
die der Hintergrundlast beeinfluft [Bie87, D190, NL91a]. Der Einflufi dieser Wechsel-
wirkungen auf die Leistung von verschiedenen Computersystemen wird im folgenden
durch eine Leistungsanalyse bestimmt.

Dazu werden zunichst alle leistungsrelevanten Figenschaften der Computersysteme
untersucht. Die Leistung eines Computersystems wird von der Rechnerarchitektur,
dem Betriebssystern und dem Compiler beeinflufit; in den folgenden Abschnitten
werden die einzelnen Aspekte systematisch dargelegt. Diese Untersuchung erfolgt

zunichst allgemein und damit unabhingig von den in dieser Arbeil genauer un-
-tersuchten Computersystemen, und daher sind die geschilderten Aspekte auch fiir
" weitere Untersuchungen mit anderen Systemen von Bedeutung. Dariiber hinaus hat
die Wahl der Arbeitslast sowie die verwendete MeBmethode einen starken Einfluf}

“aufdie Leistungsresultate. Eine Untersuchung dieser Aspekte erfolgt in den weiteren

i
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2.1 Rechnerarchitektur 7.

Abschnitten dieses Kapitels.

2.1 Rechnerarchitektur

Da bei der Erhhung der Schaltgeschwindigkeit nur noch geringe Fortschritte er-

reichbar sind, werden Mdglichkeiten zur Leistungssteigerung zunehmend durch neue
Rechnerarchitekturen untersucht. Basierend auf Annahmen iiber das Verhalten von
Programmen werden architektonische Designentscheidungen vorgenommen (z.B.
pipelines, Cache-Speicher, Speicherverschrinkung), die fiir entsprechend geeignete
Programme zu einem deutlichen Leistungsgewinn fiihren. Programme, die diesen
Anforderungen nicht entsprechen, profitieren von diesen Entwicklungen jedoch nur
in geringem Mafle. Dies hat zur Folge, dafl der Unterschied zwischen theoretisch
méglicher Spitzenrechenleistung (peak performance) und effektiv erreichbarer Lei-
stung durch die Spezialisierung der Architektur fiir immer mehr Programme immer
grofier wird. Von solchen Spezialisierungen sind alle Komponenten der hier betrach-
teten Multiprozessor-Vektorrechner mit gemeinsamem Speicher betroffen:

e Die Prozessoren
e Der Hauptspeicher
e Das Ein-/Ausgabesystem

Die Prozessoren stellen eine Rechenleistung zur Verfiigung, deren volle Nutzung
nur méglich ist, wenn die zu bearbeitenden Daten schnell genug von den verschie-
denen Stufen der Speicherhierarchie zur Verfiigung gestellt werden. Von zentraler
Bedeutung fiir die Speicherhierarchie der hier betrachteten Rechnerklasse ist der ge-
meinsame Hauptspeicher, der Datenanforderungen von allen Prozessoren befriedigen
und deshalb eine hohe Dateniibertragungsrate (Bandbreite) bieten mufi. Zur Entla-
stung des gemeinsamen Hauptspeichers werden Vektorregister, Cache-Speicher und
lokale Speicher eingesetzt, die von jedem Prozessor lokal genutzt werden. Mischfor-
men von globalen und lokalen Speichern ergeben sich, wenn die Speicher jeweils von
einer Gruppe von Prozessoren {clusfer) gemeinsam genutzi werden und von Prozes-
soten aus anderen clustern nicht angesprochen werden konnen; so werden z.B. bei
der Alliant FX/8 jeweils 4 Prozessoren einem Cache-Speicher zugeordnet.
Ubersteigt die bearbeitete Datenmenge die Hauptspeicherkapazitét, so miissen die
Daten iiber das Ein-/Ausgabesystem mit dem Sekundérspeicher ausgetauscht wer-
den. Da der Zugriff auf den Sekundirspeicher um Groflenordnungen mehr Zeit
erfordert als der Zugriff auf den Hauptspeicher, wird die Leistung bei der Ver-
arbeitung von grofien Datenmengen oft ausschliefllich von der Leistung des Ein-
/Ausgabesystems bestimmt. Der grofie Leistungsabfall beim Ubergang vom Haupt-
speicher auf fibliche Sekundérspeicher wie Platienspeicher kann bei geeigneten An-
wendungen durch die Verwendung eines zusitzlichen grofien Halbleiterspeichers (z.B.
SSD) vermieden werden.

Tl T
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8 Kapitel 2: Leistungsanalyse

Beim Zeitscheibenbetrieb kénnen zusitzliche Ein/-Ausgabeoperationen notwendig
werden, wenn die zeitlich verzahnt bearbeiteten Jobs nicht gleichzeitig in den Haupt-
speicher passen und abwechselnd auf den Sekundérspeicher ausgelagert werden
miissen. FEin virtueller Speicher hilt nur die aktuell von den Prozessoren ange-
sprochenen Daten im Hauptspeicher und nutzt so den vorhanden Speicher besser
aus. Dadurch kann das Ein- und Auslagern von ganzen Jobs vermieden oder auf
den Austausch kleinerer Datenmengen (Seiten) reduziert werden. Im Vergleich zum
realen Hauptspeicher konnen beim virtuellen Speicher mehr Jobs zur Ausfiihrung
bereitstehen, was zu einer besseren Auslastung des Rechners und zu einer Steigerung
des Durchsatzes filhren kann.

Bei der Verarbeitung von parallelen Programmen wird die Leistungsfihigkeit der
Rechnerarchitektur zusitzlich von der notwendigen Kommunikation und der dazu
bendtigten Synchronisation beeinflufit, die in vielen Fillen hinreichend effizient iiber
den gemeinsamen Hauptspeicher durchgefiihrt werden kann. Bei der Bearbeitung
feingranularer Probleme kann eine Leistungssteigerung durch Parallelverarbeitung
vor einer mdglichst leistungsfahigen Prozessor-Prozessor-Kommunikation (z.B. ge-
meinsam genutzte Register) abhingen.

2.1.1 Prozessoren

Aufgrund der hohen Rechenleistung, die technisch-wissenschaftliche Programme
bendtigen, werden in Supercomputern hiufig Vektorprozessoren zur Steigerung der
Rechenleisiung eingesetzt, die auf die effiziente Berechnung von Vektoroperationen
spezialisiert sind. Die maximal mégliche Rechenleistung eines Prozessors (peak per-
formance) wird in Millionen Gleitkommaoperationen pro Sekunde (MFLOPS =
million floating-point operations per second) angegeben. Da die Rechenleistung vom
verwendeten Gleitkommazahlenformat beeinflufit wird und die Prozessoren oft meh-
rere solcher Formate (einfache und doppelte Genauigkeit) bereitstellen, gehdrt die
Angabe dieses Formats zur Leistungsangabe. Die Rechenleistung eines Prozessors
wird durch die im folgenden beschriebenen Komponenten (Rechenwerk, Register

und Speicherzugang) bestimmt.

Die Leistungsfahigkeit des Rechenwerkes bestimmt die peak performance des Com-
putersystems. Um die Leisiung des Rechenwerkes zu steigern, werden in Vektorpro-
zessoren jeweils mehrere arithmetische Operationen gleichzeitig bearbeitet. Dazu
kénnen einerseits mehrere unabhingige, gleichzeitig arbeitende Funktionseinheiten
verwendet werden: andererseits kann durch pipelining die Leistung der einzelnen
Funktionseinheiten erhoht werden [HJ88]. Eine arithmetische pipeline beschleunigt
die Verarbeitung von Vektoren durch die gleichzeitige Bearbeitung mehrerer Vekto-

relemente nach dem FlieBbandprinzip. Auf diese Weise kann eine pipeline nach einer
Anlaufzeit von mehreren Takten {startup time) in jedem Takt ein Ergebnis bereit-

stelien. Der Einfluf} der séarfup iime auf die Rechenleistung ist bei Vektoren mit
vielen Elementen geringer, so dafl eine hohe Rechenleistung nur bei der Verarbeitung
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von hinreichend langen Vektoren erreicht wird. Besitzt der Prozessor unabhingige,
gleichzeitig arbeitende Funktionseinheiten, so kénnen wahrend der Verarbeitung ei-
ner Rechenoperation auf einer Funktionseinheit bereits weitere Rechenoperationen
auf anderen Funktionseinheiten gestartet werden. Die Verkniipfung der beiden Prin-
zipien erfolgt beim chaining. Dabel wird das Ergebnis einer arithmetischen pipeline
(z.B. der Multiplikationseinheit) direkt als Operand fiir eine weitere arithmetische
pipeline (z.B. die Additionseinheit) verwendet. Dadurch addieren sich zwar die
Anlaufzeiten der beiden pipelines, es werden jedoch in jedem Takt zwei Rechenope-
rationen durchgefiihri; damit kann fiir lange Vektoren die Rechenleistung verdoppelt

werden.

Die von den Rechenwerken verarbeiteten Daten miissen von Speichern im oder aufier-
halb des Prozessors bereitgestellt werden. Die Register sind schnelle Speicher im
Prozessor und werden zum Zwischenspeichern von Operanden und Ergebnissen ver-
wendet, die fir die Weiter- oder Wiederverwendung vorgesehen sind. In Vektorpro-
zessoren werden neben Skalarregistern fiir Skalare auch Vektorregister verwendet,
die kurze Vektoren oder Teile langer Vektoren aufnehmen kénnen. Die Prozessoren
unterscheiden sich in der Anzahl der Skalar- und Vektorregister sowie der Anzahl der
Elemente, die ein Vektorregister zwischenspeichern kann; in einigen Architekturen
existiert ein zusammenhéngender Registerspeicher, der dynamisch auf die Vektor-
register verteilt werden kann (z.B. FUJITSU VP2000, [BEKS0]). Je gréfier die
Anzahl der Elemente eines Vektorregisters ist, desto mehr Daten kdnnen mit einer
Vektoroperation verarbeitet werden, und um so effizienter kénnen die arithmetischen
pipelines genutzt werden. Mit steigender Registerzahl kdnnen mehr unabhingige Da-
ten im Prozessor zwischengespeichert und wiederverwendet werden. Die Nutzung
einer groflen Anzahl von Vektorregistern ist jedoch schwierig und mufl von der ge-
samten Architektur unterstiitzt werden. Ist dies nicht der Fall, so kann sich die
Leistung bei der Erhdhung der Registerzahl sogar verringern. Dieser Effekt wurde
z.B. von der Firma CRAY an einer Simulation von Speicher-Verbindungsnetzwerken
beobachtet und quantifiziert [ST91)].

Der Aufwand, der durch den Austausch des Registersatzes mit dem Hauptspei-
cher verursacht wird, bestimmt die minimale Zeitdauer eines task-Wechsels und
damit wie effizient ein frei werdender Prozessor neuen Aufgaben zugeteilt werden
kann. Eine Beschleunigung dieses Vorganges 148t sich durch die Verwendung mehre-
rer Registersitze erreichen, da ein Umschalten des Registersatzes erheblich schneller
durchfiihrbar ist als ein Austansch der Register mit dem Speicher. Der Zeitaufwand,
der zum Registeraustausch {iber den Speicher benétigt wird, steigt proportional mit
der Speicherkapazitit des Registersatzes, also mit der Anzahl der Register und der
Anzahl der Elemente, die ein Vektorregister aufnehmen kann.

Aus dem Hauptspeicher gelangen Daten iiber die Speicherzuginge {ports) in den
Prozessor, wo sie eniweder in Registern zwischengespeichert oder direkt von den
Rechenwerken verarbeitet werden. Da bei einer dyadischen Rechenoperation zwei
- Operanden benétigt und ein Ergebnis berechnet wird, kdnnen fiir eine Rechenope-
~ ration drei Speicheroperationen erforderlich sein; bei mehreren parallel arbeitenden
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Funktionseinheiten kann sich die Anzahl der Speicheroperationen, die notwendig
sind, um das Rechenwerk auszulasten, vervielfachen. Die Anzahl der von einer
Architektur durchfithrbaren Speicheroperationen pro Zeiteinheit 188t sich entweder
durch Steigerung der Bandbreite eines ports oder durch Erhdhung der Anzahl der
ports erreichen. Einen Spezialfall unter den Architekturen mit mehreren ports stellen
die Harvard-Architekturen dar (z.B. Motorola M88000) , die fiir die Ubertragung
von Instruktionen und Daten unterschiedliche ports verwenden. Die Bandbreite ei-
nes ports wird einerseits durch die Bitbreite (z.B. 32, 64 Bit) und andererseits durch
die Zeit, die zur Durchfiihrung eines port-Zugriffs bendtigt wird, bestimmt. Die
Geamtbandbreite der poris begrenzt die maximal erreichbare Rechenleistung, wenn
fiir die Berechnungen mehr Datentransfer mit dem Hauptspeicher ben&tigt wird
als durch die ports geleistet werden kann. Die Rechenleistung des Intel-Prozessors
i860 wird in Anwendungen hiufig durch die Speicherbandbreite begrenzt, da die
40MHz-Version des Prozessors eine peek performance von 40 MFLOPS besitzt, die
‘Speicherbandbreite des ports aber nur 20 MW /s (a 64 Bit) betrigt [Int90, BH90].

2.1.2 Hauptspeicher

Die hohe Rechenleistung von Vektorprozessoren kann nur dann genutzt werden,
wenn die zu verarbeitenden Daten schnell genug von dem gemeinsamen Hauptspei-
cher zur Verfiigung gestellt werden k6nnen. Wiahrend verteilter (lokaler) Speicher
nur von jeweils einem Prozessor angesprochen werden kann, steht der gemeinsame
(globale) Speicher im Zugriff aller Prozessoren. Er kann deshalb den von den Pro-
zessoren bearbeiteten Jobs flexibel zugeteilt werden und stellt eine leistungsfahige
Kommunikationsressource fiir die Parallelverarbeitung dar.

Da sich die Speicherbandbreite eines globalen Speichers auf alle Prozessoren aufteilt,
muf sie erheblich hoher dimensioniert werden als die Bandbreite eines lokalen Spei-
chers. Sie wird einerseits von der Geschwindigkeit des Speichers und andererseits
von der Datenmenge bestimmt, auf die gleichzeitig zugegriffen werden kann. Die Ge-
schwindigkeit des Speichers wird durch die Speicherzugriffszeit (access time) und die
Speicherzykluszeit (cycle time) bestimmt. Bei den in Supercomputern fiberwiegend
verwendeten statischen Speichern sind die Speicherzugriffszeit und die Speicherzy-
kluszeit identisch. Im Gegensatz dazu weist der dynamische Speicher, der in der
CRAY-2 verwendet wird [CBB88], eine im Vergleich zur Speicherzugriffszeit erheblich
erheblich héhere Speicherzykluszeii auf, da der Speicher nach einem Zugriff wie-
der aufgefrischt werden muf} und deshalb fiir eine gewisse Zeitspanne (reservation
time) nicht angesprochen werden kann [Hay88]. Neuere dynamische Speicher bieten
allerdings die Moglichkeit, die nachfolgenden Adressen eines Zugriffs mit erheblich
verkiirzier Zykluszeit anzusprechen (burst mode), so dafl zwischen der minimalen
und der maximalen Speicherzykluszeit unterschieden werden mufi.

Da die Speicherzykluszeit heutiger Supercomputer ein Mehrfaches der Zykluszeit der
Prozessoren betrigt, kann eine hohe Speicherbandbreite nur durch eine hohe Pai-
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allelitdt beim Datenzugriff erreicht werden. Die in einem Speicherzyklus verfiigbare
Datenmenge setzt sich aus der Datenmenge eines Speicherzugriffs (Datenbusbreite)
und der Anzahl der gleichzeitig ansprechbaren Speicherbéinke zusammen. Bei einem
gemeinsamen Speicher mit mehreren Speicherbinken (Verschrinkung oder interiea-
ving) werden die Speicherbinke iiber die Hauptspeicheradresse angesprochen, und
es mufl eine Zuordnung der Hauptspeicheradressen auf die Speicherbinke und die
Adressen innerhalb der Speicherbinke erfolgen. Das low order inierleaving wird in
Vektorrechnern verwendet, da es aufeinanderfolgende Adressen auf unterschiedliche
Speicherbdnke abbildet und so einen gleichzeitigen Zugriff auf Ausschnitte eines Vek-
tors ermdglicht. Die Verbindung eines Prozessor-ports mit der durch das interleaving
ausgewihlten Speicherbank wird von einem Speicherverbindungsnetzwerk {memory
interconnection netwerk) hergestellt.

Der gleichzeitige Zugriff der Prozessor-ports auf unterschiedliche Adressen des Spei-
chers ist nicht moglich, wenn es im Verbindungsnetzwerk oder auf eine Speicherbank
zu Zugriffskonflikten kommt. Bankkonflikie entstehen, wenn innerhalb einer Spei-
cherzykluszeit mehrere Zugriffe auf eine Speicherbank erfolgen; sie werden von der
Wechselwirkung des Speicherzugriffverhaltens des Programms mit der Art des infer-
leavings bestimmt und sind unabhéngig von dem verwendeten Verbindungsnetzwerk.
Netzwerkkonflikte entstehen durch die Konkurrenz von Zugriffen um eine gemein-
saine Verbindung innerhalb des Netzwerkes und al"kd debhalb BEL&WEL}(SPEZIﬁSCh
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geteilt:

¢ Gemeinsame Busse {common bus);
e Kreuzschienenschalter {crossber switch);
e mehrstufige Verbindungsnetzwerke (multistage interconnection network).

Bel einem System mit einem gemeinsamen Bus werden die Prozessoren mit den
Speicherbénken iiber einen gemeinsamen, moglichst schrellen Bus miteinander ver-
bunden {sieche Abbildung 2.1 (a)). Die Prozessoren kdnnen den Bus nur zeitlich
versetzt bzw. alternativ benutzen; erfolgen gleichzeitige Zugriffe auf den Bus, so
kommt es zu Buskonfiiken und damit zu Zugriffsverzdgerungen. Die Buszuieilungs-
strategie entscheidet, welcher Buszugriff ausgefithrt und welcher Buszugriff abgewie-
sen wird. Da alle Daten nur iiber den gemeinsamen Bus zwischen Speicherbinken
und Prozessoren transportiert werden kénnen, stellt die Bandbreite des Busses die
obere Grenze fiir die Speicherbandbreite des Computersystems dar. Aufgrund der
einfachen Struktur wird ein gemeinsamer Bus in einigen kommerziellen Multipro-
zessorsystemen wie der FX8 und FX80 von Alliant, der Ballance und Symmetry
von Sequent und dem Encore Multimax verwendet; diese Rechner werden zu den
Minisupercomputern bzw. zu den Echtzeitsystemen gezihlt.

Ein Verbindungsneizwerk, bei dem keine Netzwerk-Konflikte entstehen kodnnen,
ist der Kreuzschienenschalter (crossbar swifch, siehe Abbildung 2.1 {(b)). Ein

.V're nzschienenschalter besteht ans einer Schalterma atrix, die jgdep E}ngang mit
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Jedemn Ausgang des Schalters verbinden kann. Bei einem Kreuzschienenschalter-
Verbindungsnetzwerk kann also jeder Prozessor-por{ durch einen Schalter direkt
mit jeder Speicherbank verbunden werden. Fiir einen Kreuzschienenschalter, der
n Prozessor-ports mit m Speicherbdnken verbindet, sind genau n = m Schalter erfor-
derlich. Dieser Aufwand fiihrt fiir grofie #n und m zu hohen Kosten und Problemen
bei der technischen Realisation. Die CONVEX C3-Serie verwendet einen crossbar,
der im Spitzenmodell C-3800 in Gallium-Arsenid-Technologie realisiert ist und acht
Prozessoren sowie einen I/O-port mit bis zu 256 Speicherbinken verbindet.

Eine hiufig verwendete Alternative zu den Kreuzschienenschaltern stellen die mehr-
stufigen Verbindungsnetzwerke dar, die ebenfalls eine direkte Verbindung zwischen
den Prozessor-ports und den Speicherbénken herstellen, diese Verbindung aber
iber mehrere Schalistiufen aufbauen (siehe Abbildung 2.2). Bei mehrstufigen
Verbindungsnetzwerken verzichtet man darauf, alle eindeutigen {(injektiven) Ab-
bildungen von Prozessor-ports auf Speicherbiinke gleichzeitig durch das Netzwerk
zu realisieren und erreicht dadurch eine Reduzierung des Schaltungsaufwands auf
n = log(n). Die Einschrinkung auf eine Teilmenge aller mdglichen Abbildungen be-
deutet jedoch, daf selbst beim Zugrifl auf unterschiedliche Speicherbinke Konflikte
innerhalb des Verbindungsnetzwerkes entstehen kénnen. Zu diesen Netzwerkkon-
flikten kommt es, wenn sich die Wege mehrerer Zugriffe im Netzwerk iiberschneiden
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Abbildung 2.2: Computersystem mit Delta-Netzwerk als Beispiel fiir ein mehr-
stufiges Speicherverbindungsnetzwerk. F; bezeichnet Prozes-
soren, M; die Speicherb&nke

und deshalb eine Leitung gleichzeitig fiir mehrere Verbindungen benétigt wird. Bei
diesen Konflikten mu8 liber eine Strategie ein Zugriff ansgewihlt werden, der dann
das Zugriffsrecht bekommt und ausgefiihrt wird. Die restlichen Zugriffswiinsche
kénnen entweder vom Netzwerk abgewiesen coder im Netzwerk zwischengespeichert
werden. " ' '
Werden Zugriffsw

Netzwerken, da nicht sofort erfilllbare Zugriffswiinsche Ressourcen des Netzwer-
kes belegen. Im Gegensatz dazu werden Netzwerke, die nicht sofort erfiillbare
Zugriffswiinsche zuriickweisen, nicht-blockierende Netzwerke genannt. Blockierende
Netzwerke besitzen meist eine hthere Durchsatzleistung [ST91], reagieren aber emp-
findlich auf eine ungleichmi#fige Verteilung der Zugriffe auf die Speicherbénke (hot
spots, [PN85, RT86]). Die Zwischenspeicher des Netzwerkes konnen sich bei Bank-
konflikten sehr schnell fiillen und damit das Netzwerk ,sattigen®. Dadurch werden
Zugriffe auf andere Speicherbinke ebenfalls behindert. Die Leistung von blockie-
renden Netzwerken ist deshalb stiitker von der Arbeitslast abhéngig als die vom
nicht-blockierenden Netzwerken. Fin blockierendes Verbindungs-Netzwerk wurde
im RP3-Projekt [PBG*835] verwendet, wiahrend im BBN Butterfly [RT86] ein nicht-
blockierendes Netzwerk benutzt wird. Eine Untersuchung mehrstufiger Speicher-
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verbindungsnetzwerke am Beispiel der CRAY X-MP wird in [Oed85] beschrieben;
einen ausfiithrlichen Vergleich von mehrstufigen Verbindungsnetzwerken findet man
in [Hof90] (CRAY X-MP/Y-MP) und [CB88] (CRAY X-MP, CRAY 2). Eine alige-
meine Einfilhrung zum Thema Speicherverbindungsnetzwerke wird in [HJ88] gege-
ben.

2.1.3 Cache-Speicher

Die Leistungsféhigkeit von Rechnern mit Cache-Speicher basiert auf der Tatsache,
dafl die Speicherzugriffe eines Programms hiufig sowohl zeitlich als auch réumlich
lokal erfolgen. Die Cache-Speicher sind schnelle prozessornahe Speicher, die einen
Teil der zuletzt angesprochenen Hauptspeicherplitze puffern und damit weitere Zu-
griffe aufl diese Daten beschleunigen. Dazu werden bei einem Hauptspeicherzu-
griff des Prozessors sowohl die angesprochene Adresse als auch das dazugehdrige
Datum im Cache-Speicher zwischengespeichert. Fordert der Prozessor ein Datum
aus einer der im Cache-Speicher enthaltenen Adressen an, so wird es nun aus dem
schnelleren Cache-Speicher geliefert, ohne dafl der Hauptspeicher durch einen Zu-
griff belastet wird. Fiir Multiprozessorsysteme mit gemeinsamem Speicher bedeutet
dies weniger Zugriffskonflikte und somit eine héhere Systemleistung. Das Ziel cines
Cache-Speicher-Designs ist es, einen mdglichst hohen Anteil der Speicheranforde-
rungen aus dem Cache-Speicher zu bedienen. Dieser Anteil wird durch die Cache-
Fehlerrate {cache miss ratio) wiedergegeben, die durch den Quotient aus den erfolg-
ten Hauptspeicherzugriffen und der Anzahl der Speicheranforderungen definiert ist.
Dabei mufl beriicksichtigt werden, dafl Cache-Speicher in Multiprozessorsystemen
insbesondere die Belastung des gemeinsamen Speichers reduzieren sollen, und daf§
Designentscheidungen, die die Cache-Fehlerrate auf Kosten der Hauptspeicherbela-
stung verringern (prefefch), die Leistung des Computersystems reduzieren kdnnen.
Die Cache-Fehlerrate, die mit einem Cache-Speicher bei der Bearbeitung einer An-
wendung erreicht wird, h&ngt von der Wechselwirkung zwischen der Organisation
des Cache-Speichers und dem Speicherzugriffsverhalten der Anwendung ab und kann
deshalb nicht auf andere Anwendungen verallgemeinert werden.

Ein Cache-Speicher enthélt ein Adresseninhaltsverzeichnis, das die Adressen der zwi-
schengespeicherten Hauptspeicherplitze enthilt, und einen Daienspeicher, in dem
die dazugehorigen Daten gespeichert sind. Jeder Eintrag im Adresseninhaltsver-
zeichnis korrespondiert mit einem Ausschnitt des Datenspeichers, der in dieser Ar-
beit .als Cache-Sektor bezeichnet wird, und fiir den in der Literatur auch hiufig
der Begriff der Cache-Zeile (line) verwendet wird. Da eine Cache-Zeile aber als die
Datenmenge definiert ist, die bei einem Transfer zwischen Hauptspeicher und Cache-
Speicher ausgetauscht wird [HB84, Smi82] und die beiden Definitionen nicht iden-

st in den meisten realisierten Cache-Speicher-Architekturen mit einer Cache-Zeile
identisch, er kann aber auch mehrere Cache-Zeilen enthalten (Zilog Z800/8G000
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Prozessor). Die Grofie des Cache-Datenspeichers wird durch die Anzahl der Cache-
Sektoren und der Grofle eines Cache-Sektors bestimmt.

Die Cache-Fehlerrate und die Hauptspeicherentlastung durch einen Cache-Speicher
wird von der Organisation und der Kapazitit des Datenspeichers und des Adres-
seninhaltsverzeichnisses sowie den Strategien zur Steuerung des Cache-Speichers be-
einflult. Die Datenspeicherkapazitit hat durch die Anzah! der Cache-Sektoren einen
unmittelbaren Einflul auf die Cache-Fehlerrate. Werden zwei Cache-Speicher, die
sich nur hinsichtlich der Anzahl der Cache-Sektoren unterscheiden, miteinander vet-
glichen, so 138t sich zeigen, dafl alle Daten des Cache-Speichers mit der geringeren
Sektorenzahl auch in dem Cache-Speicher mit hdheren Sektorenzahl enthalten sind.
Durch eine Erhéhung der Sektorenanzahl eines Cache-Speichers kann die Fehlerrate
“daher in keinem Fall nachteilig beeinfiuit werden; im allgemeinen ist dagegen mit
einem deutlichen Riickgang der Fehlerrate zu rechnen. So wird in [Sto90] eine Er-
fahrungsregel genannt, wonach eine Verdoppelung des Cache-Datenspeichers hdufig
ein Reduzierung der Cache-Fehlerrate um 30% bewirkt.

Durch die Erhéhung der Cache-Zeilenlinge iiber die Datenbusbreite hinaus werden
bei einem Hauptspeicherzugriff zusizlich Daten aus Hauptspeicherpldtzen mit dar-
auf folgenden Adressen miteingelesen (prefeich). Da diese Speicherplétze mit hoher
Wahrscheinlichkeit als nichstes bendtigt werden und sie durch den prefefch schon im
Cache-Speicher zur Verfligung stehen, kann die Cache-Fehlerrate dadurch verringert
werden. Ist die Cache-Zeilenlinge grofier als die Breite des Datenbusses, so miissen
beim prefeich zusétzliche Speicherzugriffe durchgefithrt werden. Da u.U. nicht alle
der beim prefetch eingelesenen Daten auch bendtigt werden, kann durch den prefeich
die Belastung des Hauptspeichers erhdht werden [HB84].

Die Organisation des Adresseninhaltsverzeichnisses entscheidet, wie gut die Kapa-
zitdt des Cache-Datenspeichers genutzt werden kann. Die Anzahl der Eintrége dieses
Inhaltsverzeichnisses ist identisch mit der Anzahl der Cache-Sektoren und wird bei
gleicher Kapazitit des Datenspeichers durch die Sektoriinge bestimmi. Die An-
zahl der Cache-Sektoren bestimmt die maximale Anzahl von Speicherbereichen,
die im Cache-Speicher gehalten werden konnen. Je mehr soicher Speicherberei-
che im Cache-Speicher gehalten werden, desto effizienter kann der Datenspeicher
des Cache genutzt werden. Durch die Zuordnung von Adressen auf Cache-Sekioren
(address mapping) kann die Anzahi der effektiv speicherbaren Adrefibereiche eines
Cache-Speichers jedoch reduziert werden. Das address mapping bestimmt, wie bel
einer Anforderung einer Adresse durch den Prozessor nach dieser Adresse im In-
haltsverzeichnis gesucht wird. Man unterscheidet zwischen assoziativen, eindeutig
abbildenden {direct mapped) und mengenassoziativen Inhaltsverzeichnissen.

Bei einem assoziativen Inhaltsverzeichnis wird jeder Eintrag im Inhaltsverzeichnis
mit der vom Prozessor angeforderten Adresse verglichen. Der Cache-Datenspeicher
wird von diesern Verfahren zwar optimal genutzt, jedoch ist die Realisierung eines
assoziativen Inhaltsverzeichnisses fiir eine grofie Anzahl von Cache-Sektoren teck-
nisch aufwendig. Fine Realisierung eines assoziativen Inhaltsverzeichnisses mit nur
“vier Eintrigen erfolgte bei den Cache-Speichern der ECLIPSE von Data General
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[Hay88].

Den geringsten Aufwand verursacht ein eindeutig abbildendes Inhaltsverzeichnis,
das jedem Bereich im Hauptspeicher iiber eine hash-Funktion eine Position im
Adresseninhaltsverzeichnis zuordnet. Dadurch kann es vorkommen, dafl mehrere
benétigte Hauptspeicheradressen auf eine Position im Inhaltsverzeichnis abgebildet
werden. Diese Adressen kénnen dann unabhéngig von der Kapazitdt des Cache-
Datenspeichers nur alternativ im Cache-Speicher gehalten werden, so daf der rest-
liche Datenspeicher dafiir nicht genutzt werden kann.

Um die Nutzung des Datenspeichers mit vertretbarem Aufwand zu verbessern wer-
den deshalb mengenassoziative Inhaltsverzeichnisse verwendet, die aus der Kom-
bination von eindeutig abbildendem und assoziativem Inhaltsverzeichnis entstan-
den sind. Die hash-Funktion eines mengenassoziativen Inhaltsverzeichnisses bildet
die Hauptspeicheradressen nicht auf einen Eintrag , sondern auf eine Menge (sef]
von Eintrigen ab. Die Adresse wird dann wie beim vollassoziativen Inhaltsver-
zeichnis mit allen Eintrigen der Menge verglichen. Der Nutzungsgrad des Cache-
Datenspeichers hingt damit beim mengenassoziativen Inhaltsverzeichnis von der
Anzahl der Eintrige einer Menge ab. In Ublichen Cache-Speichern werden 2-16
Eintrige verwendet [HB84].

Die oben beschriebenen Organisationsformen des Adresseninhaltsverzeichnisses wer-
den auch als Plazierungsstrategien bezeichnet. Neben der Plazierungsstrategie hat
auch die Speicherersetzungsstrategie und die Speicheraktualisierungsstrategie einen
Einfluf auf die Cache-Fehlerrate. Die Speicherersetzungsstrategie entscheidet, wel-
cher Cache-Sektor eines Sets iiberschrieben wird, wenn neue Daten ans dem Haupt-
speicher eingelesen werden. FEine optimale Speicherersetzungsstrategie wiirde die
Cache-Zeile ersetzen, die in Zukunft von allen als letzte wieder benétigt wird. Da
sich dies nicht a priori entscheiden 1&8t, miissen suboptimale Speicherersetzungss-
trategien verwendet werden. Am hiufigsten wird die Strategie least recently used
(LRU) verwendet, die den Cache-Sektor ersetzt, der am langsten nicht mehr ange-
sprochen wurde. Weitere Strategien sind first in first ouf (FIFO) und rendom; bei
der Strategie FIFC wird der Cache-Sektor ersetzt, der sich am ldngsten im Cache-
Speicher.befindet, und in der Strategie rendom wird der zu ersetzende Cache-Sekior
zufillig ausgewihlt [Smi82). Die mit der Strategie LRU bei realen Anwendungen
erreichte Cache-Fehierrate kann durch verbesserte Strategien nur noch um 10-30 %
verringert werden. Eine dhnliche Steigerung a8t sich auch durch eine Verdopplung
der Anzahl der Cache-Sektoren erreichen, so dafl der Aufwand fiir neue Speiche-
rersetzungssirategien nicht den einer Verdopplung der Cache-Sektoren iibersteigen
sollte [St080].

Die Speicheraktualisierungsstrategie entscheidet, wann im Cache-Speicher verin-
derte Daten in den Hauptspeicher zuriickgeschrieben werden. Bei der Strategie
write through werden die Daten bei jedem Schreibzugriff des Prozessors sowohlin den
Cache-Speicher als auch in den Hauptspeicher geschrieben. Eine geringere Belastung
des Hauptspeichers erreicht man durch die Verwendung der write-in-Strategie. Ein
write-in-Cache-Speicher speichert die durch einen Schreibzugriff vernderten Daten
solange zwischen, bis der Cache-Sektor mit den verdnderten Daten fiir neue Daten

(RN + 1 S T o




2.1 Rechunerarchitekinr 17

bendétigt wird; erst dann werden die Daten in den Hauptspeicher geschrieben. Ein
write-in-Cache-Speicher wird z.B. in den IBM-Rechnern der Serien 308X und 3090

verwendet [Tuc86, Smi82].

Durch eine Aufteilung des Cache-Speichers kann eine Sperzialisierung der separa-
ten Cache-Speicher erfolgen, die dann die Cache-Fehlerrate senken soll. Es bietet
sich eine Aufteilung in Instruktions- und Daten-Cache sowie System- und Benutzer-
Cache an [HB84]. Die Aufteilung in Instruktions- und Daten-Cache ist sinnvoll, da.
der Befehisflufi im aligemeinen eine h&here Lokalitst als der DatenfluBl aufweist und
Befehle nur aus dem Hauptspeicher gelesen, nicht aber zuriickgeschrieben werden,
wenn die Verwendung von sich selbst modifizierendem Code ausgeschlossen wird.
Die Einfiihrung eines System-Caches fiir die Systemdaten des Betriebssystems soll
die Leistung des Cache-Speicher fiir Systemaufgaben erhthen. Die Systemaufga-
ben werden mit den Benutzerprogrammen zeitlich verzahnt bearbeitet, wodurch die
Systemdaten bei einem gemeinsamen Cache-Speicher iiberschrieben werden und des-
halb neu aus dem Hauptspeicher gelesen werden miissen. Eine Leistungssteigerung
durch Unterteilung des Cache-Speichers in System- und Benutzerbereich konnte in
[AHHS88] jedoch nicht nachgewiesen werden. :

Ein besonders schneller Zugriff auf den Cache-Speicher wird erreicht, wenn sich
Cache-Speicher und Prozessor auf demselben chip befinden. Da der on-chip-Cache-
Speicher stdrker in der Gréfle eingeschrénkt ist als ein externer Cache-Speicher,
werden auch Hierarchien von Cache-Speichern verwendet. Diese bestehen dann aus
kleinen, besonders schnellen Cache-Speichern, die sich sehr nahe an den Prozessoren
befinden, und etwas langsameren und grofleren Cache-Speicher ndher am Speicher.

Fiir den Mehrprogrammbetrieb eines Cache-Speichers ist es von Bedeutung, ob bei
der Verwendung eines virtuellen Speichers die realen oder die virtuellen Adressen
im Adresseninhaltsverzeichnis verwendet werden. Die Verwendung von virtuel-
len Adressen beschleunigt den Zugrifl auf den Cache-Speicher, fithrt jedoch zu
dem Problem, dafl verschiedene Jobs gleiche virtuelle Adressen fiir unterschiedli-
che private Speicherbereiche verwenden. Um eine fehlerhafte Funktionsweise des
Cache-Speichers auszuschlieBen, mufi der Inhalt des Cache-Speichers bei einem
fesk-Wechsel fiir ungiiltig erkldart und bel einem wrife-in-Cache-Speicher zusdtz-
iich gerettet werden {cache fiushj. Der Aufwand enifélli, wenn jeder Eintrag im
Adresseninhaltsverzeichnis um eine {ask-Nummer ergdnzt wird, Gber die der Cache-
Speicher erkennen kann, ob die Daten zu der ausgefiihrten task gehdren [Ste90]. Eine
interessante Variante dieses Verfahrens wird in den SPARC, MIPS R4000 und dern
1860 Prozessoren verwendet: Die Auswahl der Cache-Zeile durch die hash-Funktion
erfolgt unter Benutzung der virtuellen Adresse, wihrend die eindeutige physikalische
Adresse als ,,fask-Nummer® verwendet wird, um zu tberpriifen, ob die Daten zu der
ausgefithrten -fask gehoren.

In einem Multiprozessor-System kénnen die Cache-Speicher privat von jedem Pro-
zessor oder auch von mehreren Prozessoren gemeinsam genutzi werden. Gibt es im
einem Rechnersystem mehr als einen Cache-Speicher, so mufl die Verdnderung vosa
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Daten in einem Cache-Speicher bei allen Cache-Speichern, die denselben Speicher-
bereich puffern, durchgefiihrt werden, um eine korrekte Programmausfithrung si-
cherzustellen. FEin Ein-/Ausgabesystem, das selbsténdig mit dem Hauptspeicher
kommuniziert, kann ebenfalls Hauptspeicherplétze verdndern, ohne daf diese in den
Cache-Speichern aktualisiert werden und muf} deshalb in die Konsistenzstrategie mit
einbezogen werden. Die Cache-Speicher-Konsistenzstrategie hat einen besonderen
EinfluB auf die Ausfithrung von parallelen Programmen, da die Kommunikation der
tasks iiber gemeinsame Speicherplétze ablauft.

Die Cache-Speicher-Konsistenz kann entweder transparent fiir die Software durch
Hardware erfolgen oder durch die Software unterstiitzt bzw. sichergestelit werden.
Um eine Durchfithrung der Cache-Speicher-Konsistenz durch Software zu ermégli-
chen, mufl die Hardware spezielle Instruktionen zur Verfiigung stellen, mit denen
Daten im Cache als ungiiltig markiert werden konnen und die es erlauben direkt auf

den Hauptspeicher zuzugreifen.

Die Hardware-Konsistenzstrategien lassen sich in entwertende und aktualisierende
Strategien unterteilen. Die entwertenden Strategien (wrile invalidate) markieren die
Cache-Zeilen mit nicht mehr aktuellen Daten als ungiiltig, so dafl beim nichsten Zu-
griff auf eine solche Cache-Zeile ein Cache-Fehler und somit ein Hauptspeicherzugriff
ausgeldst wird. Eine aktualisierende Strategie {wrife-update} iibertrégt bei einem
Schreibzugriff die Daten direkt zu allen anderen Cache-Speichern, die den Speicher-
platz zwischenspeichern. Im Vergleich zu einer entwertenden Strategie verringert
eine aktualisierende Strategie die Hauptspeicherbelastung, fiihrt aber zu mehr Be-
lastung der Kommunikationsressourcen der Cache-Speicher.

Die Kommunikationsstrategie entscheidet, ob eine Aktualisierungs-/Entwertungs-
meldung allen {mittels broadcast) oder nur den betroffenen Cache-Speichern {mittels
multicast) mitgeteilt wird. Die Kommunikationsstrategien, die alle Cache-Speicher
informieren, sind typisch fiir Computersysteme mit einem gemeinsamen Bus zuin
Hauptspeicher, da dieser fiir broadcasts besonders gut geeignet ist. Fir Computer-
systeme mit mehrstufigen Verbindungsnetzwerken ist der Kommunikationsaufwand
eines broadcasts sehr hoch. Deshalb sind Kommunikationsstrategien entwickelt wor-
den, die ein Inhaltsverzeichnis aller Cache-Speicher mit gemeinsamen Speicherbe-
reichen fiihren. Mit dem Inhaltsverzeichnis kdnnen die Cache-Speicher ermittelt
werden, die iiber die Verinderung von zwischengespeicherten Speicherbereichen mit
einemn multicast informiert werden miissen. Wegen des hohen Hardware- Aufwands
sind Inhaltsverzeichnisbasierte Konsistenz-Strategien bisher noch nicht in kommer-
ziellen Supercomputern verwendet worden [Ste90].

In der CONVEX C3-Serie wird eine Cache-Speicher-Kommunikation mittels broad-
cast verwendet. Jeder Cache-Speicher iiberwacht dabei alle Prozessor-poris sowie das
Ein-/Ausgabesystem und markiert die angesprochenen Speicherplétze im eigenen
disjunkte Speicherbereiche zugewiesen, so wird keine Konsistenzstrategie bendtigt.
Auf Multiprozessorsystemen mit gemeinsamem Speicher ist dies der Fall, wenn sich
die Cache-Speicher nicht bei den Prozessoren, sondern bei den Speicherbinken be-
finden. " Ein solches Cache-Speicher-Design reduziert nur die Zugriffszeit auf die
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Speicherbénke nicht aber die Hiufigkeit von Zugriffskonflikten. In der Alliant
FX /2800 werden deshalb sowohl an den Prozessoren als auch an den Speicherbénken

Cache-Speicher eingesetzt.

2.1.4 Virtueller Speicher

Ein Computersystem mit virtuellem Speicher unterscheidet zwischen dem Speicher
aus der Sicht des Programms, dem sogenannten logischen oder virtuellen Speicher,
und dem Speicher aus der Sicht der Maschine, dem physikalischen oder realen Spei-
cher. Eine Architektur, die virtuellen Speicher unterstiitzt, braucht nur die aktiven
Teile des Jobspeicherplatzes im realen Hauptspeicher zu halten und kann deshalb
mehr Jobs im Hauptspeicher halten und diesen somit effektiver nutzen. Dies wirkt
sich besonders auf den Zeitscheibenbetrieb ({ime sharing) aus, da speicherintensive
Jobs bei einem realen Hauptspeicherkonzept nur alternativ im Hauptspeicher aus-
gefiihrt werden konnen und daher abwechselnd auf den Sekundérspeicher ausgelagert
werden miissen (swapping).

Die Hardware des virtuellen Speichers mufl die Adressen des virtuellen Speichers
auf die Adressen des realen Speichers abbilden. Dazu unterteilt man sowohl den
virtuellen als auch den realen Speicher in Speicherbereiche einer festen Grofie (z.B.
4096 Byte). Diese Speicherbereiche werden im virtuellen Speicher als Seiten (pages)
und im realen Speicher als Rahmen (page frames) bezeichnet.

Eine Adresse in einem virtuellen Speicher besteht dann aus einer Seitennummer
und einem offsef. Der offsef gibt die Adresse innerhalb der Seite an. Die Seiten
des virtuellen Speichers werden durch eine Ubersetzungstabelle (page table) auf die
Rahmen des realen Speichers abgebildet. Der offset wird dann auf die Adresse des
Rahmen addiert und bildet so die Adresse des Realspeichers [HB84].

Da jedes Programm im Mehrprogrammbetrieb seinen eigenen virtuellen Speicher
besitzt und der virtuelle Speicher eines Programms selbst schon gréfier als der Re-
alspeicher sein kann, gibt es i. allg. mehr Seiten in den virtuellen Speichern als
Rahmen im Realspeicher. Wird eine Seite A des virtuellen Speichers benétigt, die
sich nicht im realen Speicher befindet, so kommt es zu einem Seifenfehler, und dez
Proze} wird angehalten. Befindet sich bei der Behandlung des Seitenfehlers kein
freier Rahmen mehr im realen Speicher, so wird durch die Seitenersetzungsstrategie
ein Seite B ausgewihlt, die ersetzt und deren Rahmen fiir die Seite A verwendet
werden soll. Dazu muf die Seite B in der Ubersetzungstabelle, in der sie bisher
eingetragen war, als ausgelagert markiert werden, und die Seite B muf}, falls sie
verdndert wurde, auf den Sekundirspeicher gerettet werden. Wurde die benétigte
Seite A4 des virtuellen Speichers schon einmal auf den Sekundirspeicher gerettet, so
muf sie wieder eingelagert werden. Befindet sie sich nun im realen Speicher, so kann
der neue Rahmen in die ﬁbersetzungstabeﬂe des Prozesses eingetragen werden, und

der ProzeB kann seine Arbeit fortsetzen.

Die Sirategien, die in virtuellen Speichern zur Seitenersetzung verwendet werden,
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dhneln denen, die in Cache-Speichern zur Speicherersetzung der Cache-Sektoren
eingesetzt werden. Da ein Seitenfehler bei einem virtuellen Speicher aber einen
zeitanfwendigen Zugriff auf den Sekundérspeicher nach sich zieht, ist der fiir die
Seitenersetzungsstrategie bendtigte Zeitaufwand nicht so bedeutend wie bei einem
Cache-Speicher. Die Seitenersetzungsstrategie eines virtuellen Speichers wird des-
halb vom Betriebssystem, also durch Software, durchgefiihrt.

Die Ausfithrungsgeschwindigkeit eines Programms héngt in einem System mit vir-
tuellem Speicher stark von der Hiufigkeit der Seitenfehler ab. Je mehr Seiten ei-
nes Prozesses sich im realen Speicher befinden, desto weniger Seitenfehler kénnen
auftreten. Um unndiige Wartezeiten fiir die Prozessoren zu vermeiden und einen
maximalen Durchsatz zu erreichen, kann bei einem Seitenfehler vom Betriebssystem
ein task-Wechsel durchgefiithrt und ein anderer ablauffdhiger Prozef} bearbeitet wer-
den. Durch den task-Wechsel entsteht dann jedoch ein zusétzlicher Aufwand. Je
mehr Prozesse sich im Speicher befinden, desto mehr ausfiihrbare Prozesse existie-
ren, aber desto weniger Seiten des realen Speichers stehen fiir jeden einzelnen Prozefl
zur Verfiigung. Die Leistung eines Computersystems mit virtuellem Speicher hingt
also von der Kapazitit des realen Hauptspeichers ab. Befindet sich kein Prozef im
Hauptspeicher, der in der Wartezeit gestartet werden kann, so wird die Leistung von
der Geschwindigkeit des Ein-/Ausgabesystems bestimmt.

Die Ubersetzungstabelle ist im allgemeinen zu grof, um sie komplett im Prozessor zu
halten. Sie befindet sich deshalb im Hauptspeicher und wird oft sogar mehrstufig,
Baum-shnlich organisiert. Dadurch wird fiir jeden Hauptspeicherzugriff des Pro-
zessors ein zweiter Hauptspeicherzugriff auf die Ubersetzungstabelle nétig. Dieses
Problem verschérft sich bei mehrstufigen Ubersetzungstabellen, verringert die Lei-
stung der Prozessoren und fiihrt zu einer stdrkeren Belastung des Hauptspeichers.
Ein translation lookaside buffer (TLB) ist ein spezieller Cache-Speicher, der Eintrige
der Ubersetzungstabelle lokal beim Prozessor zwischenspeichert. Da der TLB ein
Cache-Speicher ist, gibt es ebenso viele Design-Alternativen wie fiir einen Daten-
Cache-Speicher; da ein TLB aber eine besondere Aufgabe erfiilit, kdnnen diese
Besonderheiten beim Entwurf berticksichtigt werden. Ein TLB ist meist erheb-
lich kleiner, da jeder Eintrag des TLB fiir den Zugrifl auf eine ganze Seite des
Hauptspeichers verwendet werden kann. Auflerdem erfolgen Schreibzugriffe auf die
Ubersetzungstabelle nur bei Seitenfehlern oder bei der Anderung der Markierungen,
die die Benutzung (referenced bif) und Verinderung (dirty bif) der Seiten anzeigen;
sie erfolgen somit nur selten. Da die Eintrige im TLB zu der Ubersetzungsta-
belle der akiuellen task gehdren, mufl der TLB bei einem fask-Wechsel fiir ungiiltig
erklart werden (TLB flush), es sei denn, jeder Eintrag im TLB ist mit einer fask-
Nummer gekennzeichnet, die eine Uberpriifung der Zugehérigkeit zur aktuellen fask

ermoglicht.

Auch TLBs kénnen inkonsistent werden, wenn die Information in einer Uberset-
zungstabelle von einem Prozessor aktualisiert wird und ein anderer Prozessor noch
den alten Eintrag der Ubersetzungstabelle enthiit. Da ein Computersystem mit
virtueller Speicherstruktur nur effizient arbeiten kann, wenn Seitenfehler und da-

IV
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mit selten Verdnderungen der Ubersetzungstabelle auftreten, hat der Zeitaufwand,
der zur Herstellung der TLB-Konsistenz ben&tigt wird, keinen grofien Einfiufl auf
die Leistung des Computersysiems. Erst bei grofien Prozessorzahlen, wie z.B. beim
RP3-Projekt [PBG¥85] wirkt sich der Aufwand der Konsistenzstrategie aus. Die
bisher am haufigsten verwendete Technik des TLB shootdown wird ohne Hardware-
Unterstiitzung durchgefithrt und wird im RP3-Projekt, dem BBN Butterfly und der
Encore Multimax eingesetzt {Tel90]. Bei dieser Technik kennzeichnet ein Prozessor
die Ubersetzungstabelle, die er modifizieren will, schickt einen globalen Interrupt an
alle anderen Prozessoren, wartet bis alle Prozessoren den Interrupt bestétigt haben,
modifiziert die Ubersetzungstabelle und gibt sie wieder frei. Die anderen Prozessoren
bestétigen zuerst den Interrupt und testen dann, ob sie die zu modifizierende Uber-
setzungstabelle bendtigen. Wird die Ubersetzungstabelle von dem Prozessor nicht
benutzt, so kann er normal weiterarbeiten, benutzt er sie aber, so mufl er warten,

bis die Ubersetzungstabelle wieder freigegeben wird, und muf dann die verander—
ten TLB-Eintrége neu laden. In [Tel90] werden diese und andere Méglichkeiten zur
Herstellung der TLB-Konsistenz vorgestellt und analysiert.

Ein virtuelles Speicherkonzept wird z.B. in der Alliant FX-2800 und der Convex C3
verwendet. Es hat sich insbesondere auch in dem Bereich der Grofirechner (z.B.
IBM 3090, ES/9000) durchgesetzt. Da die Leistung eines Supercomputers essentiell
von der Speicherbandbreite abhingt, kann ein virtuelles Speicherkonzept die Lei-
stung eines Supercomputers bei ungiinstigen Arbeitslasten drastisch reduzieren. Da
die Leistungseinbuflen, die durch die Ubersetzung der virtuellen Adressen und dem
Transfer von Seiten zwischen Haupt- und Sekundirspeicher verursacht werden, in
einem Computersystem mit virtuellem Speicher unvermeidbar sind, verwenden ei-
nige Computer ein reales Hauptspeicherkonzept. Zu diesen Vektorrechner mit realer
Adressierung des Hauptspeichers gehéren z.B. alle Systeme der Firma CRAY, die
FUJITSU VP2000 und die NEC SX-3 [BEK90].

2.1.5 Ein-/Ausgabesystem

Das Ein-/Ausgabesystem (kurz EA-System) erméglicht den Zugriff auf den Se-
kundé&rspeicher und bestimmt die Leistung der Jobs, die grofle Datenmengen verar-
beiten und deshalb auf die Nutzung des Sekundérspeichers angewiesen sind. Um die
Vektorprozessoren fiir Rechenoperationen freizuhalten, werden die EA-Operationen
durch spezielle EA-Prozessoren durchgefiihrt, die iiber EA-Kanéle mit dem gemein-
samen Hauptspeicher kommunizieren. Die EA-Bandbreite des Computersystems ist
die maximale Datenrate, mit der Daten zwischen dem Hauptspeicher und dem EA-
System transferiert werden kdnnen, und sie ist durch die Summe der Bandbreiten
aller EA-Kanile beschrinkt. Da die CRAY-1 als einer der ersten Vektorsupercom-
puter 19768 noch nicht iiber ein eigenstindigen EA-System mit unabhingigen EA-
-;Prozessoren verfiigte, wurde ihre Leistung durch hiufige EA-Operationen signifikant
reduziert. ‘Seit der CRAY-1S, dem Nachfolger der CRAY 1, besitzen die Vektorsu-
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percomputer der Firma CRAY deshalb ein eigenstidndiges EA-System [HJ88]. Die
Daten miissen dann noch vom EA-System auf die Sekundérspeicher iibertragen wer-
den. Neben der Dateniibertragungsrate wirkt sich bei iiblichen Sekundérspeichern
auch die Zugriflsverzégerung leistungsmindernd aus. Deshalb werden heute zum Teil
Halbleiter- Pufferspeicher benutzt, in denen die Daten vom EA-System zwischenge-
speichert werden, bis diese auf den Sekundirspeicher {ibertragen werden konnen.
Diese miissen eine hinreichend grofie Kapazitiit besitzen, um die Daten, die inner-
halb der Zugriffszeit des Sekundérspeichers anfallen, aufnehmen zu kénnen. Um
eine hohe Dateniibertragungsrate zu erzielen, werden heute iiblicherweise mehrere
Magnetplatten mit jeweils mehreren gleichzeitig arbeitenden Schreib- /Lesek6plen
(PTD = parallel irensfer disk) verwendet. Hohere Datenraten sollen in Zukunft
durch massiv parallelen Zugriff auf Magnetplatten-Arrays (RAID = redundant ar-
rays of inezpensive disks) erreicht werden, jedoch liegt die Zugriffszeit dieser Platien-
arrays iiber der von PTD-Platten. Die RAID-Technologie zeichnet sich auflerdem
durch eine besondere Beriicksichtigung der Fehlererkennung und Fehlerkorrektur
aus. In der Wartezeit auf den Sekundarspeicherzugriff erfolgt im Mehrprogramm-
betrieb iiblicherweise ein task-Wechsel. Ist dies jedoch nicht méoglich, da die gesam-
ten Ressourcen von einem oder wenigen Jobs genutzt werden, so wird die Leistung
des Computersystems u.U. unabhingig von der EA-Bandbreite deutlich verringert.

Der Leistungsabfall durch Zugriffsverzdgerungen entfillt fiir geeignete Anwendungen
durch eine Erweiterung der Speicherhierarchie um einen zusétzlichen grofien Halb-
leiterspeicher, der unter unterschiedlichen Bezeichnungen (SSD, ECS oder LCS) in
kommerziellen Computersystemen zur Anwendung kommt. Da dieser Speicher zu
einem niedrigen, wirtschaftlichen Preis mdglichst groff sein soll, wird hierfir ein
besonders giinstiger Halbleiterspeicher verwendet, der meist eine erheblich hohere
Zugriffszeit als der Hauptspeicher aufweist. Die Zugriffszeit eines solchen Speichers
liegt damit aber immer noch um Gréfenordnungen unter der Zugriffszeit Gblicher
Sekundérspeicher und fiihrt deshalb zu einer deutlichen Leistungssteigerung, falls
die zur Verfiigung gestellte Speicherkapazitat fiir die EA-intensiven Jobs ausreicht.
Unter anderem kann auch die CRAY X-MP mit einem solchen Halbleiterspeicher
(SSD = solid-state storage device) ausgestatiet werden [HJ88, HB84]; die CRAY
Y-MP ist serienmaBig mit einem SSD ausgeriistet [BEK90]. Die damit erreichte
Leistungssteigerung wird in [AGS88] beschrieben und mit der Leistung der CRAY
2, eines Supercomputers mit grofier Hauptspeicherkapazitit, verglichen.

4

2.1.6 Synchronisation

Da fiir die korrekte Ausfithrung eines Programms die Reihenfoige der Berechnun-
gen von Bedeutung ist, miissen parallele Programme synchronisiert werden, d.h. bei
tli den Datenabhingigkeiten muf sichergestellt werden, dafl eine Berechnung

a7y manAn
¥ ULllebexl_\.&\oll g

beendet ist, bevor die nichste begonnen wird. Die Synchronisationsleistung eines
‘Computersystems kann analog zur Rechenleistung in Millionen Synchronisations-
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operationen pro Sekunde (MSYPS = million synchronisation operations per second)
angegeben werden und ist fiir feingranulare Programme ebenso leistungsbegrenzend
wie die Rechenleistung [Sto90].

Auf Computersystemen mit gemeinsamem Speicher kann die Synchronisation effek-
tiv mittels nicht-unterbrechbarer read-modify-write-Operationen durchgefiihrt wer-
den, die einen Wert aus einem Speicherplatz auslesen, diesen verarbeiten und zuriick-
schreiben, ohne daf diese Sequenz unterbrochen werden kann. Typische Vertre-
ter dieser zur Synchronisation verwendeten Operationen sind die fest-and-sef-, die
compare-and-swap- und die fefch-and-operator-Instruktionen {Sto%0]. Ein Vertre-
ter der fetch and operator-Gperationen ist die feich-and-add-Gperation, die einen
Wert aus einem Speicherplatz liest, einen zweiten Wert dazuaddiert und das Er-
gebnis in den Speicherplatz zuriickschreibt. Die zur Synchronisation verwendeten
Operationen sind entweder blockierend oder nicht-blockierend. Eine blockierende
Operation hilt den Prozessor solange an, bis die Operation durchgefiihrt werden
kann, wihrend eine nicht-blockierende Operation ein Resultat liefert und bei einem
ungiinstigen Ergebnis eventuell wiederholt werden mufi. Blockierende Operationen
halten den Prozessor an (busy waiting) und verhindern im Gegensatz zu nichiblockie-
renden Operationen eine alternative Nutzung des Prozessors.

Da alle zu synchronisierenden Prozessoren bei den iiblichen Synchronisierungs-
strategien auf einen gemeinsamen Speicherplatz bzw. ein gemecinsames Register
zugreifen, entstehen Zugriffskonflikte, deren Anzahl mit der Prozessorzah! steigt.
Ist das Computersystem mit Cache-Speichern ausgestattet, so kann die Cache-
Speicher-Konsistenzstrategie einen Einfluf auf die Synchronisationsleistung des
Computersystems haben. Bei Software-Konsisienzsirategien und entwertenden
Hardware-Konsistenzstrategien erfolgt die Synchronisation iiber den gemeinsamen
Hauptspeicher. Im Gegensatz dazu erfolgt die Synchronisation bei aktualisieren-
den Hardware-Konsistenzstrategien iiber die Kommunikationsressource, iiber die
die Cache-Speicher aktualisiert werden (meistens ein Bus-System), und wird des-
halb nicht von der Leistung der Hauptspeicherarchitektur begrenzt.

Die Verwendung von gemeinsamen Registern erméglicht eine sehr schnelle Prozessor-
Prozessor Kommunikation und Synchronisation. Die gemeinsamen Register, die
zur Synchronisation dienen sollen, miissen durch nicht-unterbrechbare read-modify-
write-Operationen ansprechbar sein. Im Mehrprogrammbeirieb mit mehreren paral-
lelen Programmen mu#f sichergestelit werden, daf die verschiedenen parallelen Pro-
gramme nicht dieselben gemeinsamen Register benutzen. Eine Mdéglichkeit dazu
besteht in der Verfiigbarkeit mehrerer Registersitze, von denen einer fiir jedes par-
allele Programm von allen seinen parallelen Prozessen gemeinsam genutzt wird;
diese Méglichkeit wird in der CRAY X-MP/Y-MP verwendet. Die andere Moglich-
keit besteht in einem indirekten Zugriff auf die gemeinsamen Register mittels eines
Basisregisters und einer relativen Adressierung; das Basisregister der Prozessoren
eines parallelen Jobs zeigt dann auf denselben Registerbereich, wihrend die Basis-
regisier der Prozessoren, die unterschiedliche Jobs bearbeiten, auf unterschiedliche
Bereiche zeigen. In der Convex C-2 Serie wird ein solcher gemeinsamer Register-
bereich von 1024 Werten iiber ein Basisregister {communication index regisier) an-
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gesprochen. Die Prozessorkommunikation verlduft jedoch auch bei gemeinsamen
Registersitzen iiber ein Verbindungsnetzwerk. Mit steigender Prozessorenzahl wird
es immer schwieriger eine schnelle Kommunikation der Prozessoren durch ein sol-
ches Netzwerk zu ermdglichen. Bei der CRAY X-MP/Y-MP Serie ist dieser Effekt
deutlich zu beobachten (siche Tabelle 2.1, [Rei88]). Auferdem entstehen bei einer
hohen Anzahl von Synchronisationsoperationen Zugriffskonflikte auf die gemeinsa-
men Register, die sequentialisiert werden miissen.

CRAY-Rechner X-MP/22 | X-MP/416 | Y-MP /832
Prozessoren 2 4 8
Test-and-Set 1 1 3
Lade shared register i 3 10
shared register reservation fime 1 1 3-7

Tabelle 2.1: ) . . :
Anstieg der fiir verschiedene Operationen anf gemeinsamen Re-

gistern bendtigten Taktzyklen mit der Prozessorzahl auf der
CRAY X-MP/Y-MP [Rei88).

Die Vermeidung von Konflikten beim Zugriff auf einen gemeinsamen Speicherplatz
bei der Synchronisation wird durch ein kombinierendes Verbindungsnetzwerk {com-
bining network) erreicht. Das kombinierende Netzwerk ist ein spezielles mehrstu-
figes Verbindungsnetzwerk (Omega-Netzwerk), das die Ausfiihrung der fetch-and-
add-Operation mehrerer Prozessoren nach dem Prinzip des rekursiven Doppelns
parallelisiert und in logarithmischer Zeitkomplexitét durchfiihrt. Dazu werden die
fetch-and-add-Operationen, die denselben Speicherplatz ansprechen, in den Schal-
tern einer Stufe zu einer kombinierten feich-and-add-Operation zusammengefafit und
diese dann an die néchste Stufe des Netzes weitergegeben. Wenn das Ergebnis
der Operation aus dem Netz zu dem Schalter zuriickkommt, werden daraus die
Ergebnisse abgeleitet, die an die Eingénge zuriickgegeben werden. Dadurch kann
eine gleichzeitig angeforderte fefch-and-add-Operation aller Prozessoren auf dieselbe
Speicherstelle auf eine einzige Anfrage an den Speicher reduziert werden und in ei-
nem Durchlauf durch das Netzwerk fiir alle Prozessoren durchgefithrt werden. Ein
kombinierendes Neizwerk war fiir das RP3-Projekt geplant, wurde aber wegen des
grofien Aufwands verworfen [PN85, St090].

Fine technisch weniger aufwendige Methode fiir die gleichzeitige Synchronisation
aller Prozessoren eines parallelen Programms bietet die barrier-Anweisung. Eine
barrier- Anweisung stellt sicher, daf§ alle parallelen Prozesse eines parallel zu bear-
beitenden Bereiches ihre Arbeit beendet haben, bevor neue Berechnungen begonnen
werden. In einer parallelen Region werden durch die barrier-Anweisung die ange-
kommenen Prozesse solange angehalten, bis alle Prozesse an der barrier angekommen
sind. Daher ist diese Anweisung auch nur fiir Aufgaben geeignet, die eine globale
Synchronisation bendtigen. Die Hardware-Unterstiitzung von barrier-Anweisungen
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erfordert wenig Aufwand [Sto90, HB84]. Fiir den Mehrprogrammbetrieb von paral-
lelen Programmen miissen mehrere Hardware-barrier (multiple barrier) vorhanden
sein, da diese ebenso wie die gemeinsamen Registersétze fiir mehrere parallele Pro-
gramme zur Verfiigung stehen.
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2.2 DBetriebssystem

Das Betriebssystem eines Computers soll den Benutzer bei seiner Arbeit un-
terstiitzen und eine moglichst gute Nutzung des Computers ermdglichen. Die An-
forderungen, die an ein Betriebssystem in Bezug auf die Benutzerfreundlichkeit,
FairneB und Sicherheit gestellt werden, steigen stetig. Um diesen Anforderungen
gerecht zu werden, bendtigt ein Betriebssystem jedoch einen Teil der Leistung des
Computersystems (operating system overhead) und verringert die Leistung, die fiir
den Benutzer zur Verfiigung steht. Eine effiziente Implementierung des Betriebs-
systems erhdht den Anteil der Leistung, der den Benutzern zur Verfiigung gestellt
wird. Im Bereich der Supercomputer ist die Leistung von so zentraler Bedeutung,
daf die Effizienz des Betriebssystems h#ufig gegeniiber anderen Anforderungen den
Vorrang besitzt [Wil88].

Bei den iiberwiegend im Einprogrammbetrieb durchgefiihrten Leistungsmessungen
auf Supercomputern ist die Bedeutung des Betriebssystems fiir die gemessene Lei-
stung nur sekundér. Eine wirtschaftliche Nutzung im Produktions- oder im Rechen-
zentrumsbetrieb setzt jedoch oft den Mehrprogrammbetrieb des Computersystems
voraus. Im Mehrprogrammbetrieb verteili das Betriebssystem die Ressourcen des
Computersystems an die Jobs [SPG91). Diese Aufgabe kann eine hohe Relevanz fiir
die Leistung eines Computersystems besitzen. Der Mehrprogrammbetrieb kann im
Batch- oder im interaktiven Betrieb erfolgen. Der Batch-Betrieb favorisiert eine gute
Nutzung des Computersystems und damit einen hohen Durchsatz. Er bietet sich
deshalb insbesondere fiir langere Produktionsrechnungen und den Nachtbetrieb von
Computersystemen an. [m Gegensatz dazu ist im interaktiven Betrieb eine kurze
Antwortzeit des Systems gegeniiber der Durchsatzleistung vorrangig. Der interak-
tive Betrieb von Computersystemen ist deshalb besonders vorteilhaft {iir die Pro-
grammentwickiung und kurze experimentelle Programmliufe. Die meisten der heute
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TRIX (Alliant) und ConvexOS (Convex) basieren auf dem Betriebssystem UNIX
[Gul88, Tan90] und stellen dem Benutzer somit eine standardisierte Umgebung zur
Verfiigung, die insbesondere den interaktiven Betrieb unterstiitzt. Diese Betriebssy-
steme werden durch Erweiterungen wie das NQS (network queueing system) erginzt,
wodurch sie gleichermaflen gut fiir den Batch-Betrieb geeignet sind.

Der Mehrprogrammbetrieb von parallelen Programmen wird insbesondere durch die
Zuteilung der Prozessoren (scheduling) und des Hauptspeichers (memory manage-
ment) beeinflulit. Da die hier betrachteten Computersysteme mit einem gemeinsa-
men Hauptspeicher ausgestatiet sind und somit jeder Prozessor anf jeden Speicher-

_bereich zugreifen kann, kénnen Scheduling und Speicherverwaltung im wesentlichen
unabhingig voneinander betrachtet werden.
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2.2.1 Speicherverwaltung

Die Speicherverwaltung {memory management) verteilt den zur Verfiigung stehen-
den Hauptspeicher auf die auszufithrenden Jobs. Die Strategien zur Speicherverwal-
tung beeinfluflen die Durchsatzleistung einerseits iiber die erreichte Speicherausla-
stung und andererseits iiber den induzierten Aufwand. Eine gute Speicherauslastung
kann im Mehrprogrammbetrieb zu einer gréfieren Anzahl von ausfiihrbereiten Pro-
grammen im Hauptspeicher und damit zu einer besseren Prozessornutzung fiihren.
Im Zeitscheibenbetrieb wird der fiir das Ein- und Auslagern von Jobs bendtigte
Aufwand ebenfalls von der Effektivitit der Speichernutzung bestimmt. Da der fiir
die Speicherverwaltung bendtigte Aufwand die fiir die Bearbeitung der Jobs zur
.-Verfiigung stehende Prozessorzeit reduziert, miissen Aufwand und Speichernutzung
gegeneinander abgewogen werden. Grundsitzlich mufl zwischen der Speicherver-
waltung von Computersystemen mit realem und virtuellem Speicherkonzept unter-
schieden werden, da in den beiden Konzepten véllig unterschiedliche Strategien zum

Finsatz kommen.

Bei einer Speicherverwaltung fiir ein reales Hauptspeicherkonzept kann eine gute
Nutzung des Hauptspeichers nur mit grofilem Aufwand garantiert werden. Man
unterscheidet zwischen Strategien mit festen und variablen Speicherbereichen (Par-
titionen). Bei einer Speicherverwaltung mit festen Partitionen wird der Realspeicher
des Computers fest in verschiedene Speicherbereiche von moglicherweise unterschied-
licher Gr68e eingeteilt. Jedes Programm kann dann nur eine Partition belegen und
deshalb also nur innerhalb einer Partition mit ausreichender Speicherkapazitt aus-
gefiihrt werden. Dadurch wird der Speicherplatz einer Partition, die grofler als der
von dem Programm benétigte Hauptspeicher ist, nicht genutzt (interne Fragmen-
tierung). Programme, die mehr Speicherplatz bendtigen als durch jede einzelne
Partition zur Verfiigung gestellt wird, kdnnen bei diesem Konzept nicht in den Spei-
cher geladen werden, auch wenn die Gesamtkapazitit aller freien Partitionen fiir das
Programm ausreichen wiirde. Fine Speicherverwaltung mit festen Partitionen nutzt
den Hauptspeicher daher relativ schlecht, benttigt aber nur geringen Verwaltungs-
aufwand. Da die Anzahl der ausfiihrbereiten Jobs bei diesem Verfahren durch die
Anzahl der Partitionen beschrinkt wird, bezeichnet man dieses Verfahren anch als

MFT {multiprogramming with a fized number of tasks) [SPGI1].

Eine Speicherverwaltung mit variablen Partitionen belegt dagegen immer genau den
Speicherplatz, der von einem Job angefordert wird. Dazu muf} die Speicherverwal-
tung fiir jede Speicheranforderung eine moglichst geeignete Stelle im Hauptspeicher
auswihlen. In der Standardliteratur iiber Betriebssysteme werden die dazu ver-
wendeten Verfahren vorgestellt [SPG21, Tan90]: first fit, best fit, worst fil etc. Bei
der Speicherverwaltung mit variablen Partitionen entstehen durch die unterschied-
liche Gréfie der angeforderten Speicherbereiche immer héufiger Liicken zwischen
den genutzten Speicherbereichen, die dazu fithren, dafl immer mehr kleine, aber
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rung). Durch verschiedene Verfahren kdnnen aufeinander folgende Speicherbidcke
wieder zu gréfleren zusammengefaflt werden, so daf der Proze der Fragmentie-
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rung verlangsamt, aber nicht gestoppt wird. Geldst werden kann dieses Problem
durch eine Speicherkompaktifizierung, bei der alle genutzten Speicherbereiche zu-
sammengeschoben werden, wodurch ein grofier Freispeicherbereich entsteht. Die
Kompaktifizierung ist aber so aufwendig, daf sie nur selten verwendet wird [HB84].
Da die Anzahl der ausfiithrbereiten Jobs in einem Computersystem mit variablen
Partitionen nur von ihrem Speicherplatzbedarf abhéngt und somit ebenfalls varia-
bel ist, bezeichnet man ein solches Verfahren als MVT (multiprogramming with a
variable number of tasks)

Ein Systermn mit realem Speicherkonzept muf} im Zeitscheibenbetrieb Jobs auf den
Sekundérspeicher auslagern, wenn die gleichzeitig zu bearbeitenden Jobs nicht in
den Hauptspeicher passen. Da ein stindiges Ein- und Auslagern der Jobs fiir jeweils
eine Zeitscheibe zu nicht vertretbaren Leistungseinbufen fiihren wiirde, werden die
ausgelagerten Jobs meist nicht vor Ablauf einer bestimmten Zeit (on disk trash lock)
wieder eingelagert und eingelagerte Jobs nicht vor Ablauf einer Residenz-Zeitspanne
(in memory trash lock) ausgelagert.

Die Speicherausnutzung eines Systems mit virtuellem Speicherkonzept ist im allge-
meinen erheblich besser als die eines Systems mit Realspeicher. In einem Compu-
tersystern mit virtuellem Speicherkonzept tritt ein ungenutzter Speicherplatz nur
innerhalb der letzten Seite eines Speicherbereichs auf, so dafl die Speichernutzung
kein Problem darstellt. Die Durchsatzleistung auf einem Computersystem mit vir-
tuellem Speicher hingt dagegen stark von der Seitenfehlerrate und in geringerem
Maf} von dem overhead der Speicherverwaltung ab.

Die Seitenfehlerrate wird direkt von der Seitenersetzungsstrategie bestimmt, wobei
durch die Ersetzung einer aktuell bendtigten Seite ein grofler overhead entsteht, der
mdglichst vermieden werden mufl. Da die in Cache-Speichern verwendete und an-
gestrebte Seitenersetzungsstrategie LRU nur mit grofilem Aufwand realisierbar ist,
werden in kominerziellen Supercompuiern Strategien verwendet, die eine Appro-
ximation der LRU-Strategie darstellen. Diese Verfahren basieren zumeist auf der
Strategie not recently used (NRU), die eine der innerhalb eines bestimmten Zeit-
raums nicht genutzten Seiten ersetzt. Es werden auch Varianten dieses Verfahrens
mit den Bezeichnungen aging und second chance eingesetzt, die in [SPGS1, Tan90]
beschrieben werden und eine bessere Approximation der LRU-Strategie darstellen.
Andere Varianten generieren mit Hilfe der NRU Strategie in periodischen Abstédnden
einen Pool von zu ersetzenden Seitenrahmen, so daf die Routine zur Seitenersetzung
nicht bei jedem Seitenfehler aktiviert werden mufi. Ebenso wie beim Cache-Speicher-
Entwurf kann bei einem Seitenfehler ein prefeich erfolgen. Es wird dann nicht nur
die beim Seitenfehler referenzierte Seite, sondern auch eine bestimmte Anzahl der
logisch folgenden Seiten miteingelesen. Alternativ kénnen Gruppen von aufeinan-
derfolgenden Seiten gebildet werden, die nur dann gemeinsam eingelesen werden,
wenn sie auch auf dem Sekundirspeicher zusammenhingend sind und deshalb we-
nig Ein-/Ausgabeaufwand erzeugen (clustering). Die modifizierten Seiten miissen
zuerst aufl den Sekundirspeicher zuriickgeschrieben werden, bevor sie ersetzt wer-
‘den kénnen. Um zu vermeiden, daf bei einem Seitenfehler erst das Auslagern einer
Seite nétig wird, bevor eine neue gelesen wird, kann die Speicherverwaltung in Pha-
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sen geringer Seitenersetzungsaktivitit modifizierte Seiten auf den Sekundérspeicher
kopieren.

Da die Jobs im Hauptspeicher um die Seiten des Computersystems konkurrieren,
wird die Seitenfehlerrate zusitzlich von der Anzahl der im Hauptspeicher vorhande-
nen Jobs beeinflufit. Die Strategie, die entscheidet, wie viele Jobs den Hauptspeicher
nutzen diirfen und somit gleichzeitig bearbeitet werden, nennt man job scheduling.
Diese Strategie soll eine moglichst gute Nutzung des virtuellen Speichers erzielen
und dabei das Entstehen von thrashing oder page flattering vermeiden. Zu thrashing
kommt es, wenn der im Ablauf der Jobs genutzte Speicherplatz grofer ist als der
reale Hauptspeicher des Computersystems. Durch die Bereitstellung eines neuen
Seitenrahmens fiir einen Job wird dabei eine noch benétigie Seite desselben oder
- eines anderen Jobs aus dem Hauptspeicher verdringt. Da die verdrangte Seite kurz
darauf wieder angesprochen wird, muf} sie wieder eingeladen werden, wodurch sie
eine weitere von einem Job benétigte Seite verdrangt. Dadurch werden die Jobs im
Computersystem sténdig durch Seitenfehler blockiert und die Durchsatzleistung fallt
gravierend ab. Entdeckt die Speicherverwaltung ein thrashing des Systems, so kann
durch das Auslagern von Jobs wieder ein effizientes Arbeiten und damit eine hohe
Durchsatzleistung erreicht werden. Es gibt verschiedene Strategien, durch die ein
thrashing des virtuellen Speichers entdeckt werden soll. Diese Strategien verfolgen
dazu entweder die Seitenfehlerrate oder sie iiberpriifen die Anzahl der als benutzt
markierten Seiten. Wird eine zu hohe Seitenfehlerrate registriert oder wurden mit
der NRU-Strategie zuwenig freie Seiten entdeckt, so werden solange Jobs ausgelagert
bis eine bestimmte Anzahl von Seiten frei sind.

2.2.2 Scheduling

Im Mehrprogrammbetrieb wird die zur Verfiigung stehende Prozessorzeit durch eine
Scheduling-Strategie auf die einzelnen zur Ausfithrung bereitstehenden Programme
verteilt, Zum Scheduling von sequentiellen Programmen sind fiir Uniprozessorsy-

steme verschiedene Strategien wie First-Come-First-Served (FCFS) und Shortest-
A

Job-First (SJF} bekannt. Fiir den Zeitscheibenbetrieb werden verschiedene Round-
Robin-Strategien (RR} mit einer oder mehreren Warteschlangen und verschiedenen
Priorititen verwendet. Diese Verfahren werden ausfithrlich in der einfiithrenden Li-
teratur iiber Betriebssysteme beschrieben [SPG91, Tan90} und bilden die Basis fiir
Scheduling-Strategien auf Multiprozessorsysiemen. Beim Scheduling auf Multipro-
zessorsystemen kann eine optimale Nutzung der Prozessoren nur dann erreicht wer-
den, wenn die auszufiihrenden Prozesse dynamisch aul alle Prozessoren verteilt wer-
den, so daf ein Leerlaufen von Prozessoren nicht méglich ist, solange noch ausfiihr-
bereite Prozesse vorhanden sind. Daher soliten selbst im Mehrprogrammbetrieb
von sequentiellen Programmen die zur Verfligung stehenden Prozessoren nicht wie

unabhéngige Compuiersysieme betrachiet werden.

Das Scheduling von paiallelen Programmen auf Multiprozessorsystemen kann prin-
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zipiell auf das Scheduling von sequentiellen Programmen zuriickgefiihrt werden,
da die kooperierenden Prozesse eines parallelen Programms von der Scheduling-
Strategie genauso wie die unabhiingigen Prozesse von verschiedenen sequentiellen
Programmen behandelt werden kénnen. Diese Scheduling-Strategien, die nicht zwi-
schen kooperierenden und unabhéngigen Prozessen unterscheiden, wurden in den
Betriebssystemen der ersten parallelen Vektorsupercomputer von z.B. CRAY und
Alliant verwendet [Pol89]. Diese Scheduling-Strategien verhalten sich aber einerseits
unfair, da sie parallelen Programmen unverhiltnisméBig viel Prozessorzeit zuteilen,
und sie erzeugen andererseits unnétigen Aufwand, da sie die besonderen Anforde-
rungen von parallelen Programmen nicht beriicksichtigen.

So miissen die Ressourcen von unabhéngigen sequentiellen Programmen voreinander
geschiitzt werden, wihrend die Ressourcen von kooperierenden Prozessen gemein-
sam genutzt werden. Daher wird bei neueren Konzepten (z.B. beim Machkernel),
zwischen der fask als Gesamtheit der Ressourcen (virtueller Speicher, Zugriffsrechte)
und dem thread als Befehlsstrom mit eigenem Ausfiihrungszustand (Befehiszeiger,
stack pointer) unterschieden [ABB*86, TR86]. Auf einem Computersystem mit ge-
meinsamem Speicher kann die Parallelverarbeitung dann erfolgen, indem mehrere
threads parallel innerhalb einer fask ablaufen. Die kooperierenden Prozesse eines
parallelen Programms werden dann durch threads realisiert, die auf einer gemein-
samen fask arbeiten, so dafl der Aufwand, der durch die Ressourcenverwaltung bei
der Erzeugung einer task anfillt, bei der Generierung von weiteren kooperierenden
Prozessen vermieden werden kann.

Der fiir das Scheduling von threads benétigte Aufwand kann durch eine Aufgaben-
teilung zwischen Betriebssystem und Applikation reduziert werden. Das Betriebssy-
stem verteilt dazu die Prozessoren an die Applikationen, die fiir die Verteilung und
Bearbeitung der threads durch die Prozessoren verantwortlich sind. Dieses Sche-
duling der Prozessoren auf die threads kann durch einen library scheduler (CRAY
[Nag90c]) durchgefiihrt werden, der alternativ auch server (Mach [Bla90]) oder fask
generator (BBN [TC88)) genannt wird. Durch die Integration des fibrary schedulers
in die Applikation und die gemeinsame Nutzung der Ressourcen wird bei der Ge-
nerierung eines threads kein aufwendiger Systemaufruf erforderlich. Dadurch wird
der Aufwand bei der Erzengung von threads reduziert, so daf sich auch Programme
mit feiner Granularitit effizient parallelisieren lassen. Die Verwendung eines library
schedulers erlaubt zusitzlich die Nutzung unterschiedlicher Scheduler fiir verschie-
dene Programme oder Programmabschnitte. Das uniform system von BBN stellt
deshalb mehrere solcher Lbrary scheduler bereit, die auf die Parallelisierung von
Schleifen, Rekursion etc. spezialisiert sind und innerhalb eines Programms genutzt
werden kdnnen [TC88].

Da die Prozessoren eines Supercomputers bei der Parallelverarbeitung zur Beschleu-
nigung eines einzelnen Programms einsetzbar sein sollen, wurde die Leistung des
Computersystems zunichst fiir den dedizierten Betrieb optimiert. Nach Amdahl’s
“Law wird die durch Parallelverarbeitung maximal mdgliche Leistungssteigerung aber
“durch den sequentiellen Anteil des Programms beschrinkt. Bei jedem Ubergang

zwischen parallelen und sequentiellen Bereichen miissen die kooperierenden Pro-
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zesse synchronisiert werden. Diese Synchronisation verringert den parallelen Anteil
des Programms, da bei der Synchronisation keine produktive parallele Arbeit ver-
richtet wird. Die Synchronisation erfolgt auf Computersystemen mit gemeinsamem
Speicher entweder explizit in Form von kritischen Sektionen, Vorgéngerrelationen
mittels darrier-Anweisungen, sequentiellen und parallelen Regionen oder implizit
mittels message passing. Die explizite Synchronisation kann auf Vektorrechnern
effizienter durchgefiithrt werden und bildet die Grundlage fiir die automatische Par-
allelisierung von Programmen.

Die explizite Synchronisation iiber den gemeinsamen Speicher bzw. gemeinsame Re-
gister kann mit geringem Aufwand durch die Verwendung von Semaphor-Variablen
erreicht werden. Dabei wird eine kurze Schleife ausgefiihrt, in der solange eine
read-modify-write-Operation auf eine Semaphor-Variable gestartet wird, bis diese
erfolgreich ausgefithrt werden kann. Diese Schleife kann auch durch einen einzi-
gen Befehl durchgefithrt werden, wie dies beim Test-and-Set-Befehl auf der CRAY
X-MP/Y-MP Familie der Fall ist. Nach erfolgter Synchronisation stehen die warten-
den Prozessoren direkt fiir weitere parallele Berechnungen zur Verfiigung. Dadurch
entstehen bei der Aktivierung der Prozessoren nur kurze Verzégerungen, so daf
mit Hilfe von Semaphoren insbesondere bei feingranularen Programmen minimale
Ausfithrungszeiten erreicht werden. Die nicht bendtigten bzw. wartenden Prozes-
soren fiihren dabei allerdings unproduktive Warteschleifen aus {spinweaiting oder
busy wailing). Im dedizierten Betrieb kdnnen diese unproduktiven Warteschlei-
fen fiir Prozessoren, die nicht zur Bearbeitung der Applikation beitragen kdnnen,
durchaus hingenommen werden. Vor der Version 6.0 verwendete das Betriebssystem
UNICOS von CRAY bei den feingranularen Parallelisierungskonzepten (Microtas-
king und Autotasking) zur Synchronisation ausschliefilich Semaphoren [Nag90c]. Da
die Synchronisation einer grofien Anzahl von Prozessoren iiber den gemeinsamen
Hauptspeicher zu Leistungsverlusten durch Zugriffskonflikte auf eine Speicherstelle
fithren konnen (hot spofs), werden auch modifizierte Verfahren verwendet, die eine
geringere Speicherbelastung erzeugen [GT90]. Eine Synchronisierung an kritischen
Sektionen mit Hilfe von Semaphoren nennt man blockierend, da die Prozessoren,
die nicht in die kritische Sektion diirfen, in einer Schleife warten miissen. In [Her90]
wird ein Konzept vorgestellt, dafl im Sonderfall von kritischen Sektionen das spin
waiting mit Hilfe der Compare-und-Swap Anweisung vermeiden kann.

Die unproduktive spin-waiting-Zeit steigt an, wenn die Arbeit ungleichméfig auf
die Prozessoren verteilt wird und einige Prozessoren erheblich friiher als andere
die Synchronisationspunkte erreichen. Die Aufteilung der Arbeit { Pertifionierung)
anf die einzelnen threads 148t sich schon bei der Ubersetzung durch den Compiler
durchfithren (stafisches Scheduling). Ein solches statisches Scheduling kann aber
oft keine optimale Leistung erzielen, da eine statische Analyse eines Programms in
vielen Fillen nicht geniigend Information bereitstellt, um eine gute Aufteilung der
Arbeii (load balance) zu ermdglichen. Eine giinstigere {oad balance wird oft durch
Strategien erreicht, die die Partitionierung erst zur Laufzeit mit einem library sche-
duler durchfiihren (dynamisches Scheduling). Zur Partitionierung von parallelen
Schleifen stehen verschiedene Strategien zur Verfiigung {self scheduling, guided self
scheduling, chunk scheduling). Eine Unterstiitzung des dynamischen Schedulings
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durch vom Compiler generierte Information {prescheduling) kann die Effizienz noch
weiter erhShen [Pol88a, Pol88b.

| Bei Blockierung | Probleme | Lésungsansitze
spin waiting Ungiinstige load balance self scheduling
guided self scheduling
prescheduling
Ungiinstige Suspendierung von | coscheduling
kritischen Prozessen hints [ give up flag
task-Wechsel overhead Hardware-Scheduler: ASAP
slave hold time
cache corruption dynamic partitioning
Tabelle 2.2: Probleme und L3sungsansitze beim Scheduling

Bei der Auswahl von Scheduling-Strategien fiir den Mehrprogrammbetrieb ist im
Gegensatz zum dedizierten Betrieb nicht nur eine niedrige Ausfithrungszeit fiir
ein bestimmtes paralleles Programm, sondern gleichzeitig eine hohe Auslastung des
Computersystems und damit eine hohe Durchsatzleistung von Inferesse. Iilir die bei
einer bestimmten Scheduling-Strategie erreichte Durchsatzleistung sind zum einen
der Verwaltungsaufwand der Scheduling-Strategie sowie der fiir einen fasé-Wechsel
bendtigie Aufwand verantwortlich. Zum anderen wird die Durchsatzleistung durch
Wartezeiten verringert, die durch eine Blockierung von Prozessen in Folge von fehlen-
den Ressourcen oder Synchronisationsanforderungen von kooperierenden Prozessen
entstehen kénnen.

Das spin waiting bei der Synchronisation filhrt im Mehrprogrammbetrieb unter
Umsténden zu einer schlechten Nutzung der Prozessoren, da die Prozessoren al-
ternativ zum spin waiting auch andere Programme bearbeiten kdnnten. Besonders
im Zeitscheibenbetrieb kénnen durch das spin weiling unproduktive Wartezeiten

entstehen, wenn einem ProzeB der Progessor entzogen wird, mit dem andere Pro-
tan The
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zesse synchromsieu werden sollen und deshalb mittels spin wedling warten.
Prozessoren der zu synchronisierenden Prozesse fithren dann solange keine produk-
tive Arbeit aus, bis der Prozef}, auf den die anderen Prozessoren warten, wieder
aktiviert wird und den Synchronisationspunkt erreicht.

Diese Wartezeiten werden durch das coscheduling, bei dem alle Prozesse eines paral-
lelen Programms in einer Zeitscheibe gleichzeitig zur Ausfiihrung gebracht werden,
vermieden. Fiir das Cm*-Projekt wurden von Qusterhout drei Verfahren untersucht,
die einen hohen Grad von coscheduling erreichen [GSS87]. Das coscheduling aller

kooperierenden Prozesse ist aber nur méglich, wenn keiner der Prozesse aufgrund
ist, In einem System mit virtuellemn Qhexr‘npr kann
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‘eine solche Blockade z.B. durch einen Seltenfehier verursacht werden. Bel einer kon-
sequent auf die Maximierung des coscheduling ausgerichteten Scheduling-Strategie
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miissen bei der Blockade eines Prozesses alle kooperierenden Prozesse des paral-
lelen Programms suspendiert werden. Eine solche synchrone Scheduling-Strategie
wird auf der Alliant FX-8 unter Concentrix verfolgt [Bla80]. Ein Problem besteht
beim synchronen coscheduling darin, dafl durch das gleichzeitige Starten aller Pro-
zesse eines Jobs ein vermehrtes Auftreten von Zugriffskonflikten provoziert wird.
Ein geringerer Grad an coscheduling wird bei asynchronen Scheduling-Strategien
erreicht, da die Zuteilung der Prozessoren auf die Prozesse asynchron erfolgt und
somit ein gleichzeitiges Starten aller kooperierenden Prozesse eines Programms nicht

unterstiitzt wird.

Alternativ zum coscheduling kann unnétiges spin waiting dadurch verhindert wer-
den, daf} die Scheduling-Strategie mit Informationen ausgestattet wird, durch die es
~mdglich wird Prozesse nicht an ungiinstigen Stellen zu suspendieren oder zu aktivie-
ren. Befindet sich ein zu suspendierender Prozef gerade in einer kritischen Sektion,
so kann stattdessen ein anderer Prozefl des Programms, der mdglicherweise wegen
spin waiting unproduktiv ist, suspendiert werden. Ebenso kann die Aktivierung
von Prozessen, die aufgrund von spin weiting blockiert sind, zugunsten von ande-
ren Prozesse ausgesetzt werden. Im Mach-Kernel kann der Benutzer deshalb das
Betriebssystem beim Scheduling durch sogenannte Aints unterstiitzen, durch die er
das Betriebssystem dariiber informieren kann, welcher Prozef zur Suspendierung
geeignet ist und welcher nicht [Bla90]). Eine andere Variante dieses Prinzips wird
im cooperative parallel interface (CPI) der CRAY UNICOS Version 6.0 verwendet.
Dabei wird einem kooperierenden Prozefl nach Ablauf einer Zeitscheibe eine ein-
malige Verldngerung gewdhrt, in der der Prozef durch das gesetzte give up flag
dazu aufgefordert wird, den Prozessor an der néchsten fiir ihn giinstigen Stelle frei-
willig abzugeben. Gibt der Prozef den Prozessor innerhalb dieses Zeitraums nicht
freiwillig ab, so wird ihm dieser nach Ablauf der zugeteilten Nachlaufzeit entzogen
[BLR91]. Wird innerhalb des Programms in hinreichend kurzen Absténden das give
up flag abgefragt, so kann der Prozessor immer an geeigneten Stellen abgegeben und
unndétiges spin waiting vermieden werden.

Eine weitere unnétige Reduzierung der Durchsatzleistung entsteht, wenn aufgrund
einer ungiinstigen fved balance oder einem zu geringen Parallelititsgrad des Pro-
gramms nicht alle dem Programm zugeteilten Prozessoren genutzt werden kdnnen
und die nicht bendtigten Prozessoren ein spin wailing durchfiilhren. Um dies zu
vermeiden, muf} eine Scheduling-Strategie einem Programm die von ihm nicht ge-
nutzten Prozessoren entzichen und filr andere Aufgaben freisetzen. So werden vom
CRAY CPI Prozessoren, die linger als eine bestimmte Zeit {slave hold fime) mit
spin waiting beschiftigt sind, wieder an das Betriebssystem zurtickgegeben.

Eine Steigerung der Durchsatzleistung durch den Entzug von nicht genutzten Pro-
zessoren ist jedoch nur méglich, wenn die Hardware des Computersystems eine dy-
namische Verteilung der Prozessoren auf die parallelen Prozesse unterstiitzt. Dies ist
nicht méglich, wenn die Prozessoren eines Computersystems in Gruppen (clusier)
eingeteilt sind und einem Job nur als ganze Gruppe zugeordnet werden kénnen.
Dies ist zum Beispiel bei den Rechnern der Firma Aliant der Fall. Wahrend alle
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Prozessoren einer FX/8 bzw. FX/80 ein cluster bilden kénnen die Prozessoren ei-
ner FX/2800 bis auf geringe Einschrinkungen {rei auf die clusier verteilt werden
[Al191]. Die cluster der FX /2800 kdnnen dann, ebensc wie eine vollstindige FX/8
entweder jeweils einem parallelem Programm zugeordnet werden oder in die einzel-
nen Prozessoren zerfallen und sequentielle Programme bearbeiten. Die Zuordnung
der Prozessoren zu den clustern erfolgt durch ein Betriebssystemkommando und ist
statisch, d.h. der Scheduler pafit sie nicht im Betrieb an den Prozessorbedarf der
Programme an.

Die Computersysteme, die eine dynamische Zuteilung aller Prozessoren auf alle
Programme zulassen, miissen einen unter Umstinden aufwendigen task-Wechsel
durchfiihren, um eine Nutzung leerlaufender Prozessoren fiir andere Jobs zu ermdogli-
chen. Bei einem f{ask-Wechsel mufl die Arbeitsumgebung (fask) des deaktivierten
Prozesses gesichert und die fask des zu aktivierenden Prozesses fiir den Prozes-
sor verfiighar gemacht werden. Dieser Aufwand (overhead) verringert die fiir die
‘Bearbeitung der Applikationen zur Verfiigung stehende Rechenzeit. Weitere Lei-
stungseinbufien kénnen beim task-Wechsel dadurch entstehen, dafl die zur Nutzung
der Datenlokalitdt benutzien Speicher, insbesondere Cache-Speicher, neu gefiillt
werden miissen. Dies betrifft inshesondere auch die task-Wechsel, die durch die
Nutzung der Prozessoren im konventionellen Mehrprogrammbetrieb sowie im Zeit-
scheibenbetrieb verursacht werden. Die im Zeitscheibenbetrieb durch task-Wechsel

verursachten Leistungseinbuflen kénnen direkt iiher die Grifle der Zeitscheibe be-
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einfluft werden.

Sollen Prozessoren, die aufgrund von Synchronisation oder ungiinstiger load ba-
lance nicht fir die Bearbeitung eines Programms genutzt werden kdnnen, fiir die

Bearbeitung eines anderen Programms eingesetzt werden, so entsteht durch den

task-Wechsel ein zusitzlicher Aufwand. Eine Steigerung der Durchsatzleistung 148t
sich nur dann erreichen, wenn dieser Aufwand geringer ist als die Zeit, die der Pro-
zessor unproduktiv mit spin waiting beschiftigt ist. Die Zeit, die ein Prozessor auf
den Zugriff auf eine durch eine kritische Sektion geschiitzte Variable warten mu$,
wird im allgemeinen zu gering sein, um den aufwendigen task-Wechsel eines Vektor-
prozessors zu rechtfertigen. Im Gegensatz dazu konnen sequentielle Bereiche genug
Prozessorzeit in Anspruch nehmen, um durch einen tasi-Wechsel der wartenden
Prozessoren eine Steigerung der Durchsatzleistung zu erreichen. Da das Betriebs-
system keine Information dariiber hat, ob ein fask-Wechsel sinnvoll ist, kann eine
Unterstiitzung durch den Benutzer mittels Compiler-Direktiven zu einer effiziente-
ren Arbettsweise fiihren.

Weniger problematisch wird die Durchfiihrung eines fask-Wechsels, wenn der von
ihm induzierte Aufwand nur geringfiigig iiber dem einer Synchronisation mittels
Semaphoren liegt. Eine hinreichende Reduktion dieses Aufwandes kann eventu-
ell durch eine Hardware-Unterstiitzung erreicht werden. Neben einer Hardware-
Unterstlitzung durch mehrere Registersitze 138¢ sich eine Reduzierung des Aufwands
dadurch erreichen, daf} die Scheduling~8trategie durch die Hardwa,re des Computer-

= automatic self allocating processors genannt) wurde von Conve.\ Zum erstenmal in
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der C-2 Serie eingesetzt [vdPvK91] und ist auch in der C-3 Serie implementiert. Die
leerlaufenden Prozessoren einer Convex C-2/C-3 durchsuchen die Kommunikations-
register stindig nach ausfihrbereiten threads. Diese werden von einem Prozessor
durch eine fork- oder eine spawn-Anweisung generiert, die zusétzlich die zum Star-
ten der threads bendtigten Informationen in einen gemeinsamen Registersatz ko-
piert. Werden keine Prozessoren mehr benétigt, da sich alle threads des Programms
in Ausfithrung befinden, so wird eine join-Anweisung ausgefithrt, durch die die An-
forderung von weiteren Prozessoren unterbunden wird. Der letzte der aktivierten
Prozessoren, der die join-Anweisung ausfiihrt, wird im Gegensatz zu den anderen
Prozessoren nicht wieder freigegeben, sondern setzt die Ausfithrung des Programms
fort.

Die Cache-Speicher eines Computersystems werden unabhingig von einer Hardware-
Unterstiitzung der Scheduling-Strategie bei einem fask-Wechsel in ihrer Wirkung
beeintrichtigt, was durch den Begriff der cache corrupfion beschrieben wird. Bei
einemn task-Wechsel {iberschreibt der neu aktivierte Prozefl A die Daten, die durch
den gerade deaktivierten Proze B im Cache-Speicher zwischengespeichert wurden,
so dafl bei einer erneuten Aktivierung des Prozesses A nur noch ein geringer Teil der
von ihm benétigien Daten vorhanden ist. Wird der Prozefl B auf einem anderen
Prozessor mit einem anderen Cache-Speicher wieder aktiviert {task migration), so ist
der Inhalt dieses Cache-Speichers fiir ihn unbrauchbar. Auf Computersystemen mit
Cache-Speichern tritt dieses Phinomen insbesondere bei Scheduling-Strategien auf,
die das coscheduling maximieren, da die einzeinen parallelen tasks eines Jobs alle
gleichzeitig 2ur Ausfithrung kommen und bei einem task-Wechsel auf einer groflen
Anzahl der Prozessoren ein anderer Prozefl zur Aunsfithrung kommt.

Die cache corruption kann durch eine dynamische, lastabhéngige Aufteilung der Pro-
zessoren {dynamic partitioning) auf die einzelnen parallelen Programme reduziert
werden [LV90, TG89]. Im Gegensatz zum coscheduling, bei dem einem parallelen
Programm fiir eine kurze Zeitscheibe alle angeforderten Prozessoren zur Verfiigung
gestellt werden, stellt eine solche Strategie einem parallelen Programm nur wenige
Prozessoren fiir eine ldngere Zeit zur Verfiigung. Werden nur so viele Jobs vom Com-
putersystem bearbeitet wie Prozessoren zur Verfligung stehen, dann werden durch
diese Strategie sowohl task-Wechsel als auch die cache corruption unterbunden. Die
dynamic-partitioning-Sirategien geben also bei einer hohen Belastung des Compu-
tersystems dem Mehrprogrammbetrieb den Vorrang vor der Parallelverarbeitung,
erlauben es aber, leerlaufende Prozessoren durch Parallelverarbeitung zu nutzen.
Voraussetzung fiir die Verwendung einer solchen Strategie ist aber, daf} die parallele
Programme sowohl von einer variablen Anzahl an Prozessoren als auch sequentiell
effizient ausfiihrbar sind. Bei der Verwendung von gingigen feingranularen Pro-

grammierkonzepten ist dies der Fall, wenn sich die Last gut auf die zur Verfiigung

stehenden Prozessoren verteilen 138, so dafl eine gute load balance erreicht werden

kann.

Im Gegensatz zum Scheduling von parallelen Programmen erfordert die Speicher-
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verwaltung auf Multiprozessorsystemen mit gemeinsamen Speicher keine neuen Ver-
fahren. Die Speicherverwaltung mufl jedoch wegen ihres groflen Einflusses auf die
Leistung bei der Nutzung von parallelen Programmen beriicksichtigt werden. Die
Wechselwirkungen zwischen parallelen Programmen und der Speicherverwaltung
werden im Abschnitt 2.4 vertieft. Das Scheduling paralleler Programme ist ein
aktives Forschungsgebiet, das Bedeutung fiir die Nutzung von Multiprozessorsyste-
men besitzt. Die Unterstiitzung des Schedulers durch den Compiler ist ein Beispiel
fiir die vielfsltigen Wechselwirkungen, die bei einer Leistungsbewertung beriicksich-

tigt werden miissen.

2.3 Compiler

Die Programmierung von technisch-wissenschaftlichen Anwendungen fiir Supercom-
puter erfolgt zum weitaus groften Teil in der Programmiersprache FORTRAN.
Dies hat zum einen historische Griinde und ist zum anderen auf die beson-
dere Eignung von FORTRAN fiir diese Probleme zuriickzufiihren: FORTRAN-
Programme lassen sich sowohl auf konventionellen Uniprozessor-Systemen als auch
auf Multiprozessor-Vektorrechner in effizient ausfithrbaren Maschinen-Code liberset-
zen. Ein FORTRAN-Programm kann jedoch nur dann mit hoher Leistung auf einem
Supercomputer ausgefithrt werden, wenn es an die speziellen Eigenschaften des Sy-
stems angepafit wurde. Die Anpassung von bestehenden FORTRAN-Programmen
an einen speziellen Supercomputer sollte, soweit mdglich, automatisch durch den
FORTRAN-Compiler erfolgen.

Die Leistungsfihigkeit des FORTRAN-Compilers bei der Optimierung und Code-
Erzeugung bestimmt, welche Rechenleistung mit einem bestehenden Programm er-
reicht werden kann. Unter der Optimierung eines Programms versteht man eine
Transformation des Programms, von der erwartet wird, dafl sie zu einer kiirzeren
Laufzeit fithrt. Da der Compiler bei der statischen Analyse des Programms nicht im-
mer entscheiden kann, welcher Code eine hdhere Leistung erreicht, kann die Laufzeit
eines Programins in ungiinstigen Fillen durch Optlimierungen des Compilers redu-
ziert werden. Eine optimicrende Transformation darf generell nur dann durchgefiihrt
werden, wenn sichergestellt werden kann, dafl die Semantik des Programms erhalten
bleibt. Wird durch die Optimierung die Ausfiithrungsreihenfolge der arithmetischen
Operationen verandert, so kann das optimierte Programm andere numerische Ei-
genschaften besitzen. Dies ist zwar nicht erwiinscht, muf aber hiufig akzeptiert
werden, wenn das Programm eine hhere Rechenleistung erreichen soll. Optimiert
werden kann das Quellprogramm, ein méglicher Zwischen-Code sowie der generierte

Maschinen-Code.
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Struktur eine hohe Leistung errelchen ist die Qualitit des FORTRAN-Compilers
oft entscheidend fiir den praktischen Nutzen eines Supercomputers. Besonders
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2.3 Compiler 37

wichtig fiir die Leistung einer FORTRAN-Anwendung auf einem Vektorrechner
ist der erzielte Vektorisierungsgrad des iibersetzten Programms. Sollen beste-
hende FORTRAN-Programme unmittelbar von der Leistung eines Multiprozessor-
Vektorrechners profitieren, so muf} der Compiler eine automatische Vektorisierung
und gleichzeitig eine automatische Parallelisierung durchfiihren. Diese fiihrt jedoch
nicht immer zu der gewiinschten Leistungssteigerung. In diesen Féllen kann eine
Unterstiitzung des Compilers durch den Programmierer in Form von Optionen, An-
nahmen (Assumptions) und Direktiven bessere Ergebnisse zur Folge haben. Auf
Multiprozessorsystemen mit lokalen Speichern wie z.B. Cache-Speichern hédngt die
Leistung oft entscheidend von der Nutzung dieser lokalen Speicher ab, so daBl die
Speicherverwaltung durch den Compiler fiir den effizienten Einsatz von parallelen
Supercomputern an Bedeutung gewinnt.

2.3.1 Skalare Optimierung

Fiir die Optimierung von skalarem Programm-Code steht eine fundierte Theorie
zur Verfiigung, die im Regelfall erlaubt, hinreichend effizienten Code zu generie-
ren. Die skalare Optimierung ist auf der Ebene eines maschinenunabhéngigen
Zwischen-Codes und auf der Ebene der generierten Maschineninstruktionen am
wirkungsvollsten. Eine skalare Optimierung auf der Ebene der iiblichen, héheren
Programmiersprachen (PASCAL, FORTRAN 77) ist nicht hinreichend effektiv, da
sich Optimierungen beziiglich der Registernutzung oder Adrefiberechnungen nicht
in diesen Programmiersprachen darstellen lassen. Eine genaue Beschreibung der im
folgenden beschriebenen Optimierungen und der dafiir verwendeten Algorithmen
findet man in der einfilhrenden Literatur zum Compilerbau [ASUB8S].

Die zur skalaren Optimierung verwendeten Techniken unterteilt man in algebra-
ische und strukturerhaltende Transformationen. Eine algebraische Transformation
ist eine Ersetzung eines algebraischen Ausdrucks durch einen dquivalenten Ausdruck
unter Verwendung von algebraischen Gesetzen, wie 2.B. z = £+ 0, £ = z % 1 oder
z + y = y+ z. Unter einer strukturerhaltenden Transformation versieht man alle
uuugen Transformationen des Progiarnm—wodes die nicht zur veranhercrxg der Pro-
51&-11111188111&‘1t1k fiilhren. Zu den strukturerhaltenden Transformationen zdhlen die
Umbenennung von Variablen, die Vertauschung der Reihenfolge von Anweisungen
und die Einfithrung von Hilfsvariablen. Die Optimierung wird unabhéngig von der
zur Transformation verwendeten Technik in maschinenabhéngige und maschinen-

unabhingige Optimierung unterschieden.

Bei der maschinenabhingigen Optimierung werden die speziellen Eigenschaften der
Zielmaschine genutzt, fiir die der Code generiert werden soll, um die Ausfiihrung
des Programms zu beschleunigen Auf konventionellen skalaren Architekturen sind

-------
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der Prozessorregister von herausragender Bedeutung. Die Nutzung spezieller Pro-
zessorinstruktionen ermdglicht es, mehrere Operationen, wie z.B. AdreBberechnun-
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38 Kapitel 2: Leistungsanalyse

gen und arithmetische Operationen, gleichzeitig durchzufithren oder spezielle, fiir
bestimmte Aufgaben optimierte Befehle (Kopieren von Speicherbereichen, Schiei-
fenbefehle etc.) einzusetzen. Die Vektorinstruktionen eines Vektorprozessors sowie
spezielle Chaining-Instruktionen sind Sonderfille solcher Mehrfachoperationen, die
wegen ihrer besonderen Bedeutung fiir die Leistung eines Vektorrechners gesondert
behandelt werden. Bei Prozessoren mit mehreren gleichzeitig arbeitenden Funk-
tionseinheiten kann eine Verinderung der Reihenfolge der Instruktionen zu einer
besseren Nutzung der Funktionseinheiten und somit zu einer hoheren Rechenlei-

stung fiihren.

Die Nutzung der Prozessorregister bei der Code-Generierung ist deshalb so bedeut-
sam fiir die Leistung von Prozessoren, da bei den meisten heutigen Prozessoren fir
einen Speicherzugriff das Mehrfache der Zeit eines Registerzugriffs bentigt wird.
Haufig werden bei der Register-Optimierung Heuristiken verwendet, da Algorith-
men, die unter bestimmten Annahmen eine optimale Registernutzung ermdglichen,
oft in der Klasse der NP-vollstindigen Probleme liegen und deshalb einen zu hohen
Rechenaufwand bend&tigen.

Die maschinenunabhingige Optimierung soll ein Programm unabhéngig von der
gewihlten Zielmaschine verbessern. Eine effektive maschinenunabhéngige Optimie-
rung wird durch die Berechnung von konstanten Ausdriicken, die Wiederverwendung
von berechneten Ausdriicken und die Optimierung von Programmschleifen erzielt.
Konstante Ausdriicke kénnen schon wahrend der Ubersetzung durch den Compi-
ler berechnet und durch den entsprechenden Wert ersetzt werden. Bei der Wie-
derverwendung von schon einmal berechneten Ausdriicken wird das Ergebnis eines
mehrfach aufiretenden Ausdrucks nur einmal ausgewertet und in einer Hilfsvariable
zwischengespeichert. Anstelle der erneuten Auswertung des Ausdrucks kann das
Ergebnis dann direkt aus der Hilfsvariablen geladen werden.

Die Optimierung von Programmschleifen hat sich als besonders wirkungsvoll er-
wiesen, da der Programm-Code innerhalb von Schleifen in der Regel sehr hiufig
ausgefithrt wird und deshalb einen groflen Einflufl auf die Laufzeit des Programms

hat. Da der Programm-Code im Schleifenkdrper mehrfach durchlaufen wird, ist es
"""""" nlla A‘xﬂdwu 1 din nnerhalh dor Sehloifondur L}u‘\.u.a L-nnst

giinstig, alle Ausdriicke, die innerhalb der Schleifendurchldufe konstant sind, vor
dem Eintritt in die Schleife zu berechnen. Diese Ausdriicke, die fiir jeden Schiei-
fendurchlauf immer ein identisches Resultat ergeben, nennt man schleifeninvariante
Ausdriicke. Die schleifeninvarianten Ausdriicke werden bei der Optimerung textuell
vor die Schleifen verschoben (siehe Beispiel 2.1).

Um die Korrektheit und Effizienz der Optimierung zu gewihrleisten, mufl das Pro-
gramm vor einer Transformation zundchst beziiglich des Datenflusses und des Kon-
trollflusses analysiert werden. Bei einer nicht hinreichend genauen Analyse kénnen

bestimmte Optimierungen nicht erfolgen, da der Compiler eine Transformation nur
donm i i
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en Information sichergestellt werden kann. Wahrend sich diese Analyse hiufig auf
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Beispiel 2.1 Verschieben von schleifeninvarianten Ausdriicken.

Ti=K-1
po I=1,%-1 T2 =2 =B
4 = A + 2%B*x] = b0 I=1,T4
EWD DO 4 =4 + T2+
END DD

die Beziehungen innerhalb der Unterprogramme beschrénkt, werden bei der interpro-
zeduralen Analyse auch die Beziehungen zwischen den einzelnen Unterprogrammen

beriicksichtigt.

2.3.2 Vektorisierung

Die hohe Rechenleistung eines Vektorprozessors fithrt nur dann zu einer Leistungs-
steigerung, wenn Vektoroperationen ausgefiinrt werden. Im Gegensatz zu FORT-
RAN 77 erlaubt FORTRAN 90 eine direkte Nutzung von Vektorprozessoren, indem
die arithmetischen Grundfunktionen auch auf Felder bzw. Vektoren anwendbar sind.
Da eine solche Nutzung der Vektorverarbeitung in FORTRAN 77 nicht mdglich
ist, miissen bestehende FORTRAN 77 Anwendungen auf die Nutzung von Vektor-
instruktionen hin optimiert (vektorisiert) werden, wenn sie von der Leistung der
Vektorprozessoren profitieren sollen. Eine solche Vektorisierung kann automatisch
durch den Compiler erfolgen. Dabei werden einfache DO-Schleifen direkt in die ent-
sprechenden Vektorinstruktionen iibersetzt (siche Beispiel 2.2}. Die Schleifen werden
aufgrund der praktischeren Notation ebenso wie die Vektorinstruktionen in der Syn-
tax von FORTRAN 90 wiedergegeben [SIG89]. Eine Vektorinstruktion fiihrt eine
elementweise Verkniipfung der durch die Notation VECTOR({START:STCP) bzw.
VECTOR(START:STOP:STRIDE) ausgewihlten Teilfelder durch, wobei START

A S A actan ates des Teilfeldes. STOP den In ac -
den Index des erstem Elementes des Teilfeldes, STOP den Index des letzten Ele-

mentes und STRIDE optional einen moglichen Abstand der Elemente des Teilfe des
innerhalb des Feldes VECTOR beschreibt. '

Bel einer Vektoroperation werden mehrere Operanden quasi-gleichzeitig in unter-
schiedlichen Stufen einer pipeline bearbeitet, so dafl die Ausfithrungsreihenfolge
der Operationen bei einer Vektoroperation gegeniiber der bei der sequentiellen
DO-Schleife verindert wird. Wird dadurch auch die Semantik des Programms
verindert, so darf die Transformation nicht durchgefithrt, die Schleife also nicht
\ektorisiert werden In der Schleife in Beispiel 2. 3 wird bel jeder Berechnung ei-
Ausfuhrung melirerer Anwelsungen der Form f‘s(I)-A(I 1)+B( I) nicht der-Fall ist.
Diese Schleife ist also nichi vektorisierbar. Damit nur Schleifen vektorisiert wer-
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40 Kapitel 2: Leistungsanalyse

Beispiel 2.2 Vektorisierbare Schleife und entsprechende Vektorinstruktion.

DO I=START.,STOP,STRIDE
A(I) = B(I) + ¢(D)
END DO
—
A(START:STOP:STRIDE) = B(START:STOP:STRIDE) + C(START:STOP:STRIDE)

den, deren Semantik durch die Transformation nicht verdndert wird, miissen die
Datenabhingigkeiten zwischen den einzelnen Anweisungen analysiert und beriick-
sichtigt werden. Eine solche Analyse der Datenabhéngigkeiten zwischen verschiede-
nen Feldzugriffen wird von der dependence-Analyse nach Kuck [PW86, ZC90, Pol88a]
geleistet. Bei dieser Analyse werden sowohl echte Datenabhingigkeiten {true de-
pendences) als auch die kiinstlichen Datenabhéngigkeiten (artificial dependences,
[Z2C90]), das sind Antiabhingigkeiten (anti dependences) und Ausgabeabhéngigkei-
ten (outpul dependences), beriicksichtigt, die durch eine mehrfache Verwendung ei-

ner Variablen fiir unterschiedliche Zwischenergebnisse entstehen. Im Gegensatz zu
den nr-]'lfe‘n T\n*nr{abhé\ngégi{aifan kdnnen die L’ﬁ'nl:f“r‘he Dafpn 2h}75ngigkeiteﬂ dul‘ch
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strukturerhaltende Transformationen beseitigt werden, falls dies nicht durch andere

Datenabhingigkeiten verhindert wird.

Beispiel 2.3 Nicht-Vektorisierbare Schleife

PO 1=2,100
A(I) = A(I-1) + B(D)
END DO

Das Ergebnis einer dependence-Analyse ist ein gerichteter dependence-Graph, dessen
Knoten die einzelnen Anweisungen und dessen Kanten die Abhingigkeiten zwischen
den Anweisungen repriisentieren. Fiihrt eine Kante von dem Knoten der Anwei-
sung 1 zu dem Knoten der Anweisung 2, so bedeutet dies, dafi Anweisung 1 vor
Anweisung 2 ausgefiihrt werden muf}, damit die Semantik des Programms erhal-
ten bleibt. In den Fillen, in denen die dependence-Analyse nicht entscheiden kann,
ob eine Datenabhingigkeit vorliegt, mufl der Compiler annehmen, daf} eine Daten-
abhingigkeit vorliegt, damit ausgeschlossen wird, daf8 die Semantik des Programms
verindert wird. Die Genauigkeit, mit der der dependence-Graph die Datenabhéngig-

keiten des Programms beschreibt, wirkt sich also direkt auf den erreichbaren Vekto-

risierungsgrad aus. In der Literatur werden zahlreiche Verfahren vorgestellt, durch
‘die eine Verfeinerung des ‘dependence-Graphen erreicht werden kann.
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Eine weitere Méglichkeit, den durch den Compiler erreichbaren Vektorisierungsgrad
zu erhdhen, besteht in der Transformation einer nicht vektorisierbaren Schleife in
eine vektorisierbare Schleife. In der Literatur [PW86, ZC90] werden unterschiedliche
Transformationen dargestellt, z.B. das Auftrennen einer Schleife in eine vektorisier-
bare und eine nicht vektorisierbare Schleife (loop distribuiion), die Vertauschung
von ineinander verschachtelten Schleifen {loop interchanging), das Abtrennen von
einzelnen Schleifendurchliufen, die eine Vektorisierung verhindern (loop peeling)
und die Einfithrung von temporren Variablen und Feldern, durch die kiinstliche

Datenabhiéngigkeiten beseitigt werden kénnen.

2.3.3 Parallelisierung

Die Parallelverarbeitung ermoglicht auf Multiprozessorsystemen eine erhebliche Re-
duzierung der Ausfithrungszeit der dafiir geeigneten Programme. Die meisten exi-
stierenden Applikationen sind in Programmiersprachen mit sequentieller Semantik
wie FORTRAN 77 geschrieben und konnen deshalb zunéchst nicht parallel aus-
gefiihrt werden. Mit Hilfe einer automatischen Parallelisierung durch den Compiler
kénnen jedoch auch solche Anwendungen ohne zusitzlichen Programmieraufwand
von der Parallelverarbeitung profitieren. Die automatische Parallelisierung erfolgt
in der Literatur {ZC90] hiufig nach dem SPMD-Modell (SPMD = single-program
multiple-data), bei dem die Prozessoren dieselben Operationen auf unterschiedlichen
Daten ausfithren. Dies wird durch eine paraliele Ausfiihrung von DO-Schleifen er-
reicht. Eine paraliel ausfiihrbare Schieife wird dabei durch eine DOALL-Anweisung
gekennzeichnet {siche Beispiel 2.4).

Beispiel 2.4 Parallele DOALL-Schleife

DO I=1,100 DOALL I=1,100
A(I) = B(I) + ¢(I) _ A(T) = B(I) + ¢(D)
END DO ENDALL

Eine DO-Schleife darf nur dann in eine DOALL-Schieife transformiert werden, wenn
die Semantik der Schleife durch die parallele Ausfiihrung nicht verdndert wird. Eine
DO-Schleife ist genau dann parallelisierbar, wenn keine Datenabhéngigkeiten zwi-
schen den verschiedenen Schleifendurchliufen (loop carried dependences) bestehen.
Mit Hilfe der bei der Vektorisierung erwidhnten dependence-Analyse kann fiberpriift
werden, ob solche Datenabhiingigkeiten bestehen. Die Genauigkeit, mit der der
durch die dependence-Analyse generierte dependence-Graph die Datenabhéngigkei-
ten im Programm beschreibt, beeinfluflt somit auch den erreichbaren Parallelisie-
rungsgrad. Eine Erhdhung des Parallelisierungsgrades eines Programm kann ana-
log zur Vektorisierung durch strukturerhaltende Transformationen des Programms
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erreicht werden [PW86)]. So kénnen Datenabhingigkeiten, die zwischen den Schlei-
fendurchliufen bestehen, in einigen Fillen durch eine Index-Transformation ({oop
alignment) in Datenabhangigkeiten innerhalb des Schieifenkérpers transformiert
werden. Eine weitere wichtige Technik stellt die Einfithrung von lokalen Varia-
blen (privatisation) dar, durch die kiinstliche Datenabhingigkeiten aufgeldst werden

konnen [EHJ*91].

Eine Parallelisierung von DO-Schleifen, in denen Abhingigkeiten zwischen Schlei-
fendurchldufen auftreten, wird durch die DOACROSS-Schleife ermdglicht. Da-
mit die Semantik der sequentiellen DO-Schleife bei der parallelen Ausfithrung
als DOACROSS-Schleife erhalten bleibt, wird die korrekte Reihenfolge der Ope-
rationen mit Hilfe von expliziten Synchronisationsanweisungen (send(signa{) und
wait(signal)) sichergestelli. Die Generierung der zur Synchronisation verwendeten
Signale kann dabei automatisch durch den Compiler erfolgen {ZC90]. Da in einer
DOACROSS-Schieife durch die explizite Synchronisation alle Datenabhéngigkeiten
beriicksichtigt werden, kann jede sequentielle DO-Schieife in eine DOACROSS-
Schleife transformiert werden. Aufgrund der mittels Signalen erzwungenen Syn-
chronisation kann bei einer DOACROSS-Schleife oft nur eine sehr begrenzte Anzahl
von Prozessoren genutzt werden. Werden zwischen zwei Synchronisationspunkten
nur sehr wenige Operationen ausgefiihrt, so lduft eine DOACROSS-Schleife auf eine
sequentielle Ausfiihrung der Schleifendurchldufe mit unterschiedlichen Prozessoren
hinaus. Eine sequentielle Ausfiithrung von Schleifen kann jedoch effizienter auf einem
einzigen Prozessor ausgefiihrt werden. Jede Synchronisationsanweisung schrinkt die
gleichzeitige Ausfiihrbarkeit von Anweisungen ein und fithrt zu zusétzlichem Auf-
wand bei der Bearbeitung der Schleife. Bei der Optimierung von DOACROSS-
Schieifen muf} zuerst enischieden werden, ob eine Parallelisierung mit Hilfe von Syn-
chronisation schneller ausgefithrt werden kann als das sequentielle Programm. Ist
dies der Fall, so kann durch eine Minimierung der Synchronisation die Leistung
maximiert werden [ZC90].

Bei der Parallelverarbeitung einer DO-Schleife miissen die Schleifendurchléufe auf
die parailelen Prozesse bzw. die Prozessoren verteilt werden (Pariitionierung). Mit
steigender Gréifle der Partitionen wird der Einflul des Scheduling-Aufwands auf die
Leistung geringer. Eine grofie Anzahl von Partitionen hingegen erieichtert eine gute
{oad balance und erzielt hiufig eine gute Nutzung der Prozessoren. Die Verteilung
der Schleifendurchlaufe auf die parallelen Prozesse kann durch den Compiler erfolgen
(statisches Scheduling). Da dieses Verfahren in vielen Fillen nicht effizient ist, wird
die Partitionierung hiufig durch einen Library-Scheduler zur Laufzeit durchgefiihrt
(dynamisches Scheduling). Neuere Ansiitze versuchen das dynamische Scheduling
durch vom Compiler generierte Information zu unterstiitzen (prescheduling [Pol88a,

Pol8gbl). -

Bei der Parallelisierung von mehrfach verschachtelten Schleifen wird die Partitionie-
rung durch die Wahi der zu parallelisierenden Schieife bestimmt. Dabei wird hiufig
~.die duflerte parallelisierbare Schleife zur Parallelisierung ausgewihlt, da dadurch
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grofle Partitionen mit einem geringem Scheduling-Aufwand entstehen. Eine weitere
Technik zur Steigerung der Gréfle der Partitionen stellt die Zusammenfassung von
aufeinander folgenden Schleifen zu einer einzigen Schleife dar (loop fusion). Die
zur Parallelsierung ausgewihlte Schleife besitzt jedoch unter Umsténden sehr wenig
Schleifendurchlgufe, so daB eine Nutzung aller zur Verfiigung stehenden Prozessoren
nicht maglich ist. Eine andere innere Schleife besitzt jedoch unter Umstdnden er-
heblich mehr Schleifendurchlgufe und damit mehr Potential fiir eine mdgliche Par-
allelisierung. Lassen sich die Anzahlen der Schieifendurchlufe nicht zur Zeit der
Ubersetzung bestimmen, so besteht fiir den Compiler keine Méglichkeit, die opti-
mal zu parallelisierende Schleife auszuwihlen. Durch die Reduktion von ineinander
verschachtelten Schleifen zu einer Schleife (foop collapsing oder loop coalescing),
‘entsteht eine Schleife mit einer stark erhdhten Anzahl von Schleifendurchléufen
- [Pol88a). Durch dieses Verfahren wird es mdglich, mit nur einer parallelen Schleife
den Parallelismus mehrerer parallelisierbarer Schleifen zu nutzen.

Da der Zugriff anf den gemeinsamen Speicher meist erheblich zeitaufendiger ist
als der Zugriff auf einen lokalen Speicher, kann durch die Nutzung lokaler Spei-
cher ein erheblicher Geschwindigkeitszuwachs erzielt werden. Die Optimierung der
Nutzung von skalaren Registern ist eine solche Optimierung. Die Nutzung von
Vektorregistern kann mit den fiir die Zuteilung von skalaren Registern entwickelten
Strategien erfolgen. Ubersteigt die Linge der Vektoren die Kapazitit der Vek-
torregister, so miissen die Vektoren in Abschnitten von der Lange der Vektorre-
gister verarbeitet werden. Dies geschieht durch eine Partitionierung der Schleife
(strip mining oder loop sectioning). Die vektorisierbare Schleife wird dabei in eine
nieue Schleife transformiert, in der Vektorausschnitte von der Linge der Vektorre-
gister verarbeitet werden (siche Beispiel 2.5). Wenn in jedem Schleifendurchlanf
nur Portionen von der Kapazitit eines Vektorregisters verarbeitet werden, kénnen

Zwischenergebnisse in den Vektorregister gehalten und Zugriffe auf langsamere Ebe-
N e

nien der Speichernierarchi g
die Lokalitit der Speicherzugriffe, so daf} nicht nur Vektorregister, sondern auch
Cache-Speicher und virtuelle Speichersysteme effektiver genutzt werden kdnnen.

Wihrend die Verwaltung von Vektorregistern durch den Compiler erfolgt, arbeiten
Cache-Speicher traditionell ohne Compiler-Unterstiitzung. Der Cache-Speicher ei-
nes Uniprozessorsystems arbeitet transparent, d.h. der Cache-Speicher braucht nicht
bei der Programmierung beriicksichtigt zu werden. In Multiprozessorsystemen, ins-
besondere bei massiv-parallelen Computersystemen, lassen sich Cache-Speicher oft
nicht effizient einsetzen, da die Konsistenz einer grofien Anzahl von Cache-Speichern
nur-mit sehr hohem Hardware-Aufwand sichergestellt werden kann. Daher werden
-Cache-Speicher in kommerziellen Multiprozessorsystemen hufig nur als Ersatz fiir
-nicht vorhandene Vektorregister genutzt. Eine bessere Nuizung kann mdglicher-
~weise durch programmierbare Cache-Speicher erzielt werden, deren Konsistenz mit

v . ] . . . w1
chie vermieden werden. Das sirip mining erhoht zusiizlich
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Beispiel 2.5 strip mining fir einen Vektorcomputer, dessen Vektorregister ¥ Ele-
mente aufnehmen kénnen.

DO I=1,H D0 I=i,N.H
A(I) = B(I) + (1) K = HIN(H,I+H~1)
D(I) = 4(I) + B(D = A(I:K) = B(I:K) + €(I:X)
END DO D(I:K) = A(I:X) + B(I:X)
END DO

Hilfe von Instruktionen durch die Software aufrecht erhalten wird. Diese Instruk-
tionen, mit deren Hilfe inkonsistent gewordenen Datenbereiche geloscht oder fir
‘ungiiltig erklért werden, sollten direkt vom FORTRAN-Compiler generiert werden.
Im Rahmen des CEDAR- und des RP3-Projekts wurden solche Software-Strategien
zur Herstellung der Cache-Speicher-Konsistenz untersucht [CKM88, CV90]. In kom-
merziellen Computersystemen komimen solche Strategien jedoch noch nicht zur An-
wendung. Die automatische Nutzung von lokalen Hauptspeichern erstreckt sich
hauptsidchlich auf die Speicherung lokaler Daten. Dabel kénnen Variablen, die

nur fiir Zwischenwerte genutzt werden, in jedem Prozessor lokal gehalten werden
{privatization, [EHIT91]). Untersuchungen zur Nutzung von lokalem Speicher sind
Gegenstand der Forschung; Resultate und darauf aufbauende Software-Techniken

stehen jedoch zur Zeit nicht in kommerzielien Computersystemen zur Verfiigung.

Die vielfdltigen Optimierungsstrategien, die in modernen FORTRAN-Compilern fiir
Supercomputer eingesetzt werden, erschweren den Vergleich von Supercomputern
im Mehrprogramm-Betrieb, da die Ergebnisse, die mit einer Version der Compi-
lers erhalten werden, schon bei der nichsten Version des Compilers véllig veréndert
werden konnen. Insbesondere synthetische Benchmark-Programme stellen ein Pro-
blem dar, da diese oft keine sinnvollen Berechnungen durchfiihren und deshalb vom
Compiler wegoptimiert werden kdnnen., Eine Vergleichbarkeit der Ergebnisse ist nur
dann gewihrleistet, wenn die Programme auf den verschiedenen Computersystemen
vergleichbar optimiert wurden. Dazu kénnen Compiler-Direktiven genutzt werden,
durch die ungewiinschte Optimierungen verhindert und gewiinschte Optimierungen
herbeigefithrt werden kénnen. o

2.4 - Arbeitslast

-Die bei Leistungsmessungen paralleler Programme im Mehrprogrammbetrieb ge-

inessenen Ligebnisse werden auigrund der komplexen Architektur heutiger Multi-
- prozessor- Vektorrechner wesentlich durch die Zusammensetzung der Arbeitslast be-
-stimmt. Deshalb kommt der Auswahl der Arbeitslast eine hohe Bedeutung fiir die

A i 1111
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gemessenen Resultate zu. In der Literatur erfolgen die Leistungsmessungen des-
halb hufig mit Programmen, von denen angenommen wird, daf} sie typisch fiir eine
reale Arbeitslast sind. Insbesondere werden die modifizierten und leichter portier-
baren Applikationen aus Benchmark-Sammlungen wie den PERFECT-Benchmarks
[BCK™89] oder den SPEC-Benchmarks [Uni89] zu Arbeitslasten kombiniert. So wer-
den in [DI90] Programme des PERFECT-Benchmarks und in [vdPvK91] Programme
des Synthetic Standard Benchmark zur Leistungsmessung im Mehrprogrammbetrieb
eingesetzt. Bieterman verwendet hingegen synthetische Programme mit bestimm-
ten Eigenschafien (z.B. Matrix-Multiplikation), um den Einfluf} dieser Eigenschaften
auf den Mehrprogrammbetrieb zu untersuchen [Bie87]. Das im Zentralinstitut fiir
Angewandte Mathematik entwickelte und zur Leistungsmessung verwendete System
PAR-Bench ermoglicht die Generierung von synthetischen Arbeitslasten nach vorge-
gebenen Parametern [Nag90b, NL81a, NL81b, LNVDS1)]. Mit diesern System kénnen
beliebige Arbeitslasten modelliert und die Abhingigkeit der gemessenen Leistung
von den Parametern der Arbeitslast untersucht werden.

Bei der Charakterisierung von Programmen werden die fiir die Leistung entscheiden-
den Eigenschaften von Programmen mit Hilfe von Parametern beschrieben. Wer-
den diese Parameter fiir reale Anwendungen bzw. reale Arbeitslasten ermittelt,
so kénnen Benchmark-Programme an realen Anwendungen studiert werden. So
wird in [Wei90] eine Charakterisierung der synthetischen Benchmarks Dhrystone,
Whetstone und Linpack durchgefithrt, wihrend in [CH91] die modifizierten An-
wendungen des SPEC-Benchmarks charakterisiert werden. In [BCG*91] werden
die Mefiwerte des hardware performance monifors einet CRAY X-MP herange-
zogen, um typische Arbeitslasten eines Rechenzentrums sowohl mit synthetischen
Benchmark-Programmen (Livermore kernels, LINPACK) als auch mit modifizierten
Anwendungen (PERFECT, SPECmark) zu vergleichen.

In diesem Kapitel werden die Programmparaineter diskutiert, die einen Einflufl auf
die Leistung bei der Bearbeitung von parallelen Programmen im Mehrprogrammbe-
trieb haben. Fir die Beschreibung von parallelen Programmen werden iiblicherweise
Parameter verwendet, deren Auswirkungen auf die Leistung im Einprogrammbe-
trieb von Bedeutung ist. Diese Parameter werden zunéchst in Hinblick auf den
Einprogrammbetrieb von paralielen Programmen uniersucht. Danach wird der Eian-
flufl dieser Parameter auf den Mehrprogrammbetrieb von parallelen Programmen
hin iiberpriift. Unabhingig von diesen Parametern, die nur parallele Programine
betreffen, gibt es bestimmte Eigenschaften von Programmen, die auf Multiprozes-
sorsystemen zu Wechselwirkungen zwischen den Jobs fithren und den Durchsatz des
Rechners beeinflussen. Diese Eigenschaften werden im letzten Abschniti dargestelli
und darauthin {iberpriift, ob sie durch die Parallelisierung des Programms veréndert

werden.
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2.4.1 Parallele Programme im Einprogrammbetrieb

Im Einprogrammbetrieb wird die Parallelverarbeitung dazu genutzt, die Ausfiihrungs-
dauer von einzelnen Programmen zu reduzieren. Die Ausfiihrungsdauer TIME eines
Programms bei sequentieller Ausfithrung dient als Referenz fiir die mit Hilfe der
Parallelverarbeitung erreichbare Beschleunigung (speedup). Die Ausfithrungsdauer
TIMEp des Programms bei paralleler Ausfithrung ist von der Zahl der Prozes-
soren P abhingig, die zur Ausfilhrung des parallelen Programms zur Verfiigung
stehen. Der bei der Parallelverarbeitung erreichte speedup Sp ist als Quotient aus
der Ausfithrungsdauer TIME des sequentiellen Programms und der Ausfiihrungs-

dauer TIMEp des parallelen Programms definiert [Gel88]:

TIME

{
TIMEp (2.1)

Sp =

Bei dieser Definition des speedups als Verh&linis realer Ausfiihrungszeiten kann ein
speedup gemessen werden, der hoher als die Anzahl der genutzten Prozessoren P ist.
Ein solcher als superlinear bezeichneter speedup ist fiir reale Anwendungen jedoch
untypisch und wird nur beil der Bearbeitung von speziellen Daten erzielt. Ver-
antwortlich fiir einen superlinearen speedup kann sowohl der FORTRAN-Compiler
als auch die durch die Parallelisierung verinderte Ausfiihrungsreihenfolge des Pro-
gramms sein, die insbesondere bei Suchalgorithmen eine verkiirzte Ausfilhrung des
parallelen Programms bewirken kann. Abgesehen von diesen Ausnahmen ist der
bei der Parallelisierung erreichte speedup Sp immer kleiner oder gleich der Anzahl
der Prozessoren P. Die Effizienz E gibt das Verhéltnis zwischen dem bei einer

Parallelisierung erreichten speedup und dem bestméglichen speedup von P an:

E .= 2 (2.2)

- P
Die Effizienz ist ein MaR fiir die Nutzung der Prozessoren durch ein paralleles Pro-

gramm und abgesehen von den oben diskutierten Ausnahmen eine Zahl kleiner eins.

Haufig kdnnen jedoch nicht alle Programmteile eines Jobs parallel ausgefithrt wer-

L emald MIMMT oin.e Danmooremreg o im A manallal anefithe

den. Die A.USfﬁhNiI‘lgbm:u LiNED €iNEs CIOZTAammiiis [falill in Qie parfa:nt: ausiunr-
bare Zeit TIME,,, und die sequentielle auszufiihrende Zeit TIME,., zerlegt wer-
den. Innerhalb einer sequentiell anszufithrenden Region kann nur ein Prozessor
fiir die Ausfithrung des Programms genutzt werden, so daf} die restlichen P — 1
Prozessoren leerlaufen und nicht zur Ausfiihrung des Programms beitragen. Der
Parallelisierungsgrad PG eines Programms gibt den Anteil der Ausfithrungszeit der
parallelisierbaren Programmiteile an der gesamten Ausfiihrungszeit des Programms

an:

TIME TIME,
PG := per per 2.3
TIME =~ TIME.eq + TIME,,, (2:3)

Der bei der Parallelisierung maximal erreichbare speedup wird entscheidend von dem
Parallelsierungsgrad des Programms beeinfluft. In 4Amdehl’s law (Formel 2.4) wird

—
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der maximale erreichbare speedup eines Programms in Abhingigkeit vom Paralleli-
sierungsgrad beschrieben:

(2.4)

1 1
Sp < <
P (1-PG)+E T 1-PG

T
Die Bedeutung von Amdahl’s Lew fir die Parallelverarbeitung wird an einem Bei-
spiel deutlich: Bei einem Parallelisierungsgrad von PG = 0.7 kann selbst mit einer
beliebig hohen Anzahl Prozessoren kein speedup gréfler als 3.4 erreicht werden. Die
Leerlaufzeit IDLETIMEpg der Prozessoren in sequentiellen Regionen wird von der
Anzahl der zur Verfiigung stehenden Prozessoren P bestimmt: IDLETIMEpg; =
(P—1)*TIME,¢,. Der speedup nach Amdahl stellt allerdings nur eine obere Schranke
fiir die Beschleunigung dar, die aber nicht erreicht werden mufl. Bei der Berechnung
des speedups nach Amdahl wird der parallele Anteil der Ausfiihrungszeit durch die
Anzahl der Prozessoren P geteilt. Dadurch wird eine gleichméfige Verteilung der
Last auf alle Prozessoren, also eine optimale Lastverteilung {load balance), implizit
vorausgesetzt. In realen Anwendungen wird die Last jedoch hiufig nicht gleichmiBig
auf alle Prozessoren verteilt. Ist dies der Fall, so laufen einige der Prozessoren nach
Beendigung ihrer Last leer, wihrend andere Prozessoren noch mit der Ausfithrung
ihrer Last beschiftigt sind. Die so entstehende Leerlaufzeit IDLETIME, 5 der Pro-

zessoren innerhalb von pa?n”afnn Reclionen traoct nicht zor Rnerh]nnq;anv}u des n:n-::l_
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lelen Programms bei und kann somit nicht genutzt werden. Der load-balance-Faktor
LB stellt das Verhilinis von der zur Ausfithrung genntzten und der in der parallelen
Regionen verbrauchten Zeit (inklusive der Leerlaufzeit) dar:

TIMEg,,

LB := 25
IDLETIMELg + TIMEpe: 23

Da bei der hier betrachteten Parallelisierung von FORTRAN-Schleifen mindestens
ein Prozessor zur Ausfiilhrung des Programms beitrigt, kann die Leerlaufzeit maxi-
mal (P — 1} « TIME,,, beiragen, so daf der load-balance-Faktor nach unten durch
+ begrenzt ist. Der load-balance-Faktor entspricht damit der Effizienz innerhalb der
parallelen Regionen des Programms. Die Abhingigkeit des maximal erreichbaren
speedups unter Beriicksichtigung des Parallelisierungsgrad und des load-balance-
Faktors wird in Anlehnung an Amdahi’s law durch die Formel 2.6 wiedergegeben
[Ling0]:

(2.6)

P = PG [é
(1 ) LPB*P

Ein paralleles Programim bendtigt weiterhin noch zusétzliche Prozessorzeit, um den
Programm-Code auszufiithren, der zum Starten oder zur Synchronisation der koope-
rierenden Prozesse bendtigt wird. Neben einem konstanten Aufwand entsteht bei
jeder Synchrenisation am Ende einer parallelen Region ein zusitzlicher Aufwand,
der ‘den Bedarf des parallelen Programms an Prozessorzeit erhdht. Dieser Aufwand
wichst linear mit der Anzahl der bei der Bearbeitung des Programms ausgefiihrten
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globalen Synchronisationsanweisungen {Sto90]. In dem hier betrachteten Program-
miermodell ist die Anzahl der globalen Synchronisationsanweisungen mit der Anzahl
der ausgefiihrien parallelen Regionen identisch.

2.4.2 Parallele Programme im Mehrprogrammbetrieb

Im Einprogrammbetiieb steht das gesamte Computersystem fiir die Ausfithrung
eines einzigen Programms zur Verfigung. Die Ausfithrungsdaver TIME eines se-
quentiellen Programms wird im Einprogrammbetrieb einerseits von der bendtigten
Prozessorzeit und andererseits durch Wartezeiten bestimmt, die bei der Blockie-
rung des Jobs aufgrund von z.B. Ein-/Ausgabeoperationen entstehen. Im Mehr-
programmbetrieb werden die Ressourcen des Computersystems von allen Jobs einer
Arbeitslast gemeinsam genutzt. Eine Arbeitslast besteht aus einer Reihe von Jobs,
die nach einem bestimmten Zeitplan, der durch die Startzeitpunkte der Jobs fest-
gelegt ist, zur Ausfithrung gebracht werden. Einem einzelnen Job wird dabei nur
ein bestimmter Anteil der zur Verfligung stehenden Prozessorzeit zugeordnet. Der
service-Faktor wird als das Verhilinis von verbrauchter Prozessorzeit CPUTIME
zur Ausfiithrungszeit des Programms im Mehrprogrammbetrieb TIMEmp definiert:
CDTTTT\/{E

SF 1= 2.7
TIMErp (27)

Der service-Faktor eines Jobs ist immer durch die Anzahl der Prozessoren, die fiir die
Bearbeitung des Jobs genutzt werden konnen, nach oben beschréankt. Ist der service-
Faktor einer Jobs kleiner als eins, so ist es fiir den Benutzer nicht entscheidbar, ob
das Programm parallel oder sequentiell ausgefiihrt wurde. Der Durchsatz eines
Computersystems bei einer gegeben Arbeitslast A wird durch die Ausfithrungs-
dauer der gesamten Arbeitslast TIME(A) beschrieben. Der maximale Durchsatz
des Computersystems kann nur dann erreicht werden, wenn zur Ausfiihrung der
Arbeitslast alle Prozessoren genutzt werden koénnen. Die Ausfithrungsdauer einer
Arbeitslast bei optimalem Durchsatz TIMEopr{A) entspricht dann der Summe der
Prozessorzeiten CPUTIME der Jobs, geteiit durch die Anzahl der Prozessoren P des

Computersystems:

TIME(A) > TIMEopr(4) == = 3 CPUTIME(job) (2.8)
jobgA4

Im Mehrprogrammbetrieb haben Wartezeiten der Jobs auf Ressourcen wie z.B. die
Ein/-Ausgabe keinen Einfluf auf den Durchsatz des Computersystems, solange hin-
reichend viele andere Jobs zur Ausfiihrung bereitstehen. Ist dies nicht der Fall,

so laufen die nicht genutzten Prozesscren leer. Die gesamte von der Arbeitslast

bendtigte Prozessorzeit ist dann um diese Leerlaufzeit erhoht. In einem Muliiprozes-
sorsystem mit P Prozessoren miissen mindestens P sequentielle Jobs zur Ausfithrung

ey g g
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bereit stehen, damit alle Prozessoren genutzt werden kénnen. Im Gegensatz dazu
reicht zumeist ein paralleler Job aus, um alle Prozessoren des Computersystems zu
nutzen. Daher kann die Leerlaufzeit einer Arbeitslast durch Parallelisierung der

Programme reduziert werden.

Die Anzahl der Jobs, die im Mehrprogrammbetrieb gleichzeitig zur Ausfiihrung be-
reitstehen, wird durch den Speicherplatzbedarf der einzelnen Jobs im Verhiltnis zur
Hauptspeicherkapazitdt des Computersystems bestimmt. Dabei muf} beriicksichtigt
werden, daf} ein Teil des Hauptspeichers vom Betriebssystemn bendtigt wird und nicht
von den Programmen der Arbeitslast genutzt werden kann. In einem Computersy-
stem mit Realspeicherkonzept mufl die Summe des angeforderten Speicherplatzes der
Jobs geringer sein als die freie Kapavzitét des Hauptspeichers, damit alle Jobs gleich-
~zeitig im Hauptspeicher bereitstehen konnen. Ist dies nicht der Fall, so entscheidet
~ die job-scheduling-Strategie des Betriebssystems, welche der Jobs sich gleichzeitig im
Hauptspeicher befinden. Im Zeitscheibenbetrieb miissen die Jobs dann abwechselnd
aufden Sekundérspeicher ausgelagert werden (swapping), wodurch die Ein-/Ausgabe
des Computersystems erheblich belastet wird und nur wenige Jobs zur Ausfithrung
bereitstehen. Die Steigerung der Durchsatzleistung, die bei der Parallelisierung von
Programmen mit sehr grofiem Speicherplatzbedarf erreicht werden kann, wurde fiir
CRAY-Rechner mit realem Hauptspeicherkonzept in [Bie87} und {Lin90] nachgewie-
sen. Fiir ein Computersystem mit virtuellem Speicherkonzept ist dagegen nicht der
von den Jobs angeforderte Speicherplatz entscheidend, sondern die Anzahl der Sei-
tenrahmen des physikalischen Speichers, die {iir den aktiven Arbeitsbereich (working
set) der Jobs bendtigt werden.

Die Anzah! der ausfiihrbereiten Prozesse wird im Mehrprogrammbetrieb nicht nur
durch die begrenzte Hauptspeicherkapazitit eingeschrinkt. Nicht ausfithrbereit sind
alle Progesse, die auf die Verfiigbarkeit einer zur Ausfithrung benétigten Ressource
warten. Die im Hauptspeicher befindlichen Jobs konnen insbesondere dann nicht
ausgefiihrt werden, wenn sie auf die Beendigung von Ein-/Aunsgabeoperationen war-
ten [Bie87]. Die Ein-/Ausgabewartezeit eines Jobs ist die Zeitspanne, die ein Job
aufgrund von Ein-/Ausgabeoperationen blockiert ist. Der Zusaminenhang zwischen
den von einerm Job durchgefiihrten Ein-/Ausgabeoperationen der transferierten Da-
tenmenge und der Ein-/Ausgabewartezeit ist jedoch in hohem Mafl von dem spe-
zifischen Ein-/Ausgabesystem der Computersysteme abhéngig und wird hier nicht
weiter betrachtet.

Parallele Programme kénnen jedoch aufgrund der Lastverteilung und des Paral-
lelisierungsgrades nicht immer alle Prozessoren fiir die Ausfithrung nutzen. Bei
einem statischen Scheduling wird jedem parallelen Programm eine feste Prozessor-
zahl zur Verfiigung gestellt, die wahrend der Ausfiihrungsdauer des Jobs konstant
bleibt. Die Leerlaufzeiten IDLETIME; g und IDLETIMEpg aufgrund von sequen-
tiellen Regionen und der load balance filhren dabei 2u einem erhdhten Bedarf an
Prozessorzeit CPUTIME und zu einem Anstieg der Ausfiihrungsdauer der Arbeits-
last.. Im Gegensatz dazu werden die von einem parallelen Programm nicht genutzten
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Prozessoren beim dynamischen Scheduling antomatisch fiir die Bearbeitung anderer
Programme genutzt. Der Parallelisierungsgrad PG und die load balance LB wir-
Len sich dann nur noch auf die Ausfiihrungszeit des parallelen Programims, nicht
jedoch auf die Ausfiihrungsdauer der Arbeitslast aus. Zur Nutzung der leerlau-
fenden Prozessoren muf jedoch ein task-Wechsel erfolgen. Dadurch entsteht bei der
Ausfithrung einer parallelen Region ein zusitzlicher Aufwand, der erheblich hoher als
der beim statischen Scheduling entstehende Aufwand sein kann. Die dafiir zusitz-
lich bendtigte Prozessorzeit ist linear von der Anzahl der von dem Programm aus-
gefiihrten parallelen Regionen abhéingig. Der durch einen fask-Wechsel verursachte
Aufwand hingt bei Computersystemen mit lokalen Cache-Speichern von den Eigen-
schaften der Programmen ab. Der zusdtzliche Aufwand, der durch das Neuladen
und eventuell das Sichern der Cache-Speicher {cache corruption) nach einem task-
Wechsel erfolgt, wird von der vom Programm genutzten Cache-Speicher-Kapazitit
bestimmt [Sto%0]. Der Bedarf an Cache-Speicher-Kapazitdt von verschiedenen se-
quentiellen Programmen des SPEC-Benchmarks wird in [CH91] untersucht. In Com-
putersystemen mit Cache-Speicher kann ein sequentielles Programm aufgrund der
oben genannten Griinde hiufig effizienter ausgefiihrt werden. Stehen in einem sol-
chen Rechner hinreichend viele Jobs zur Ausfiihrung bereit, um alle Prozessoren zu
nutzen, so kann das Betriebssystem durch die sequentielle Ausfithrung von paralle-
len Programmen den Durchsatz steigern [Pol89]. Ist dies der Fall, so entsteht bei
der Ausfithrung eines parallelen Programms nur ein minimaler Aufwand. Der durch

zusa.tzhche task Wechsel und cache corruption verursachte Aufwand entféllt dann.

2.4.3 Wechselwirkungen von Programmen im Mehrpro-
g g P
grammbetrieb

Die Ausfithrungszeit einer Arbeitslast wird auf einem Multiprozessorsystem von der
gemeinsamen Nutzung der Ressourcen durch die Jobs beeinflufit. Dabei kommt es
immer dann zu Konkurrenzsituationen, in denen Verzdgerungen auftreten, wenn
der Bedarf der Jobs die zur Verfiigung stehenden Ressourcen uberstelgt Die Para-

eshalb im folgenden relativ z
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System angegeben. So wird die Au
zufithrenden Operationen und andererseits von der Leistung des Computersystems
bestimmt. Die Belastung durch einen Job wie z.B. eine Menge von auszufiihren-
den Rechenoperationen wird daher mittels einer Leistung {z.B. MFLOPS) und
der Dauer der Belastung (z.B. der Prozessorzeit) beschrieben. Die fiir die Voll-
endung eines Jobs bendtigten Operationen lassen sich in Rechen-, Speicher- und
Ein- / Ausgabeoperationen unterteilen.

Die von einem Job auf einem Computer erreichte Rechenleistung wird mit Hilfe
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Rechenoperationen benétigen eine bestimmte Ausfiihrungsdauer, uber die der Job
weitere Ressourcen des Computersystems ben&tigt. Die Ausfithrungsdauer, die fiir
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die Rechenoperationen auf einem Computersystem bendtigt werden, hingt jedoch
nicht nur von der Anzahl der Rechenoperationen, sondern auch von dem Typ der
Operationen {Addition, Multiplikation, Division), der Art der Ausfiihrung (skalar
oder vektoriell) und beim chaining von deren Reihenfolge ab. Die hier betrachteten
Computersystemen verwenden nur privat genutzie Rechenwerke, bei denen keine
Konkurrenzsituationen auftreten kénnen. Dies jedoch immer der Fall; so werden die
arithmetischen pipelines der FUJITSU VP-S von bis zu zwel Prozessoren gemeinsam

genutzt.

Im Gegensatz zu den Rechenoperationen fiihren die Speicheroperationen eines Jobs
auf den hier betrachteten Multiprozessorsystemen mit gemeinsamem Hauptspeicher
zu einer Wechselwirkung zwischen den Jobs der Arbeitslast. Die Konkurrenz der

-gleichzeitig auf verschiedenen Prozessoren ausgefiihrten Jobs um den Zugriff auf den

gemeinsamen Hauptspeicher fithrt zu Zugriffskonflikten und damit zu Verzdgerun-
gen bei der Ausfithrung. Die von einem Job benétigte Speicherleistung wird durch
die Einheit MMREFS (million memory references per second) beschrieben. Je mehr
Speicheroperationen von den gleichzeitig ausgefiihrten Jobs durchgefiihrt werden,
desto grofler ist die Wahrscheinlichkeit, dafi es aufgrund von Zugriffskonflikten zu
Verzégerungen kommt. Der Einflufi von Zugriffsverzégerungen auf die Ausfiihrungs-
dauer von Programmen im Mehrprogrammbetrieb wird z.B. in [Hof90] durch Mes-
sungen auf der CRAY X-MP und CRAY Y-MP bestétigt. Da diese Konflikte nur
bei gleichzeitigem Zugriff der Prozessoren auf den gemeinsamen Hauptspeicher auf-
treten konnen, ist neben der Hiufigkeit von Speicherzugriffen jedes einzelnen Jobs
auch die Korrelation der Speicherzugriffe in der Arbeitslast bedeutsam. Die Kor-
relation der Speicherzugriffe zwischen unabhingigen sequentiellen Jobs ist von der
Arbeitslast abhéngig. Im Gegensatz dazu sind die Speicherzugriffe der kooperieren-
den Prozesse eines Programms, das nach dem SPMD-Modell parallelisiert wurde,
hoch korreliert. Die von den Jobs durchgefithrten Speicherzugriffe kénnen skalar
oder vektoriell erfolgen, wobei nur durch vektorielle Speicheroperationen die ma-
ximale Speicherbelastung erreicht wird. Typische Vektoroperationen besitzen eine
Schrittweite (stride) von eins, die den verschrénkien Speicher eines Vekiorrechner in
optimaler Weise nutzen. Vektorspeicherzugriffe kdnnen jedoch mit anderen Schritt-
weiten erfolgen, wobei insbesondere Zugriffe mit einer Zwelerpotenz als Schrittweite
nur einen Teil der Speicherbénke nutzen und deshalb zu einer hohen, ungleichmifi-
gen Belastung des Speichersystems fithren. Durch solche Speicherzugriffe kann
nicht nur die Ausfithrungsdauver der Jobs mit ungiinstigem Speicherzugriffverhal-
ten, sondern auch die Ansfiihrungsdauer der iibrigen Jobs der Arbeitslast ansteigen.
Das durch die Paralielverarbeitung veréinderte Zugriffsverhalten kann auch in diesen
Féllen Auswirkungen auf die Ausfithrungsdauer einer Arbeitslast haben.

Der Zugriff auf globale Cache-Speicher unterliegt denselben Einfliissen wie der auf
einen gemeinsamer Hauptspeicher. Dabei muf} beriicksichtigt werden, dafl die Ef-
fizienz der globalen Cache-Speicher ebenfalls durch die gemeinsame Nutzung be-

eintrdchtigt werden kann. Entscheidend dafiir ist die Anzahl der von einem Job

-modifizierten Cache-Zeilen (footsteps, [Sto90]). Bei der gleichzeitigen Ausfiihrung
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von unterschiedlichen Jobs auf verschiedenen Prozessoren konkurrieren die Jobs um
den Platz im gemeinsamen Cache-Speicher. Je grofler die Anzahl der modifizierten
Cache-Zeilen ist, desto grofler ist die Wahrscheinlichkeit, daf die Jobs sich die Zei-
len im Cache-Speicher wechselseitig tiberschreiben. Wihrend die Nutzung lokaler
Cache-Speicher fiir die Bearbeitung sequentieller Programme hiufig sehr gut funk-
tioniert, bereitet die Nutzung von lokalen Cache-Speichern fiir die globalen Daten
paralleler Programme Schwierigkeiten (siche Abschnitt 2.3.4). Der Leistungsver-
lust, der durch Parallelverarbeitung auf Computersystemen mit nicht-konsistenten
Cache-Speichern eintritt, wird durch die Cache-Fehlerrate der Jobs in Bezug auf

globale Daten bestimmt.

Die Ein-/Ausgabe wird ebenso wie der gemeinsame Hauptspeicher von allen Jobs
der Arbeitslast gemeinsam genutzt. Daher entstehen auch bel der Ausfiihrung
von Ein-/Ausgabeoperationen Wechselwirkungen zwischen den Jobs der Arbeits-
last. Die Ein-/Ausgabeleistung eines Jobs wird durch die Einheit MIOS (million
array elements transferred to or from an 1/0 device per second) wiedergegeben. Die
Untersuchung des Einflusses von Ein-/Ausgabeoperationen auf die Ausfiihrung ei-
ner Arbeitslast ist jedoch zu umfangreich, um in dieser Arbeit beriicksichtigt zu
werden. Eine Beeinflussung der Messungen durch die Ein-/Ausgabe kann jedoch
nicht ausgeschlofilen werden, da zum Laden und zur Ausfiihrung der Jobs Ein-

/Ausgabeoperationen bendtigt werden.

Die speziellen Eigenarten paralleler Programme treten insbesondere beim Schedu-
ling auf und legen eine Untersuchung der Effizienz und des Aufwands verschiedener
Scheduling-Strategien und deren Auswirkungen auf den Durchsatz nahe. Die Wech-
seiwirkungen von parallelen Programmen mit der Arbeitslast sind insbesondere in
Bezug auf die Relevanz von Speicherzugriffen fiir die Leistung von Multiprozessor-
Vektorrechnern mit gemeinsamem Hauptspeicher beachtlich und miissen bei Mes-
sungen berlicksichtigt werden.

2.5 MeBmethoden

Eine Leistungsmessung ermdglicht die Bestimmung der Leistung des gesamten Com-
putersystems fiir eine bestimmie Aufgabe und damit die Untersuchung und Quanti-
fizierung von Effekten, die durch die Wechselwirkung der leistungsrelevanten Kom-
ponenten untereinander hervorgerufen werden. Zur Messung der Leistung ist es
notwendig, die fiir die Bearbeitung eines Jobs bendtigte Zeit hinreichend exakt zu be-
stimmen. Die Genauigkeit der Messung wird zun#chst durch die zeitliche Auflésung
der zur Messung verwendeten Uhr eingeschrinkt. Dabei muf beriicksichtigt wer-
den, daf einige der Mefiwerkzeuge Ressourcen des Computersystems ben&tigen und
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geschwindigkeit des zu messenden Programms verringert. Die so gemessene Lei-
stung beschreibt das Computersystem nur in der Meflsituation und unterscheidet
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sich durch einen Mefifehler von der tatsichlichen Leistung des Computersystems.
Dieser Mefifehler mufl genau untersucht und quantifiziert werden, da eine korrekte
Leistungsanalyse durch falsche Annahmen iiber die Genauigkeit der MeBergebnisse
erschwert wird.

In einer Mehrprogrammumgebung erfordert die Zeitmessung eines Jobs Un-
terstiitzung durch das Betriebssystem oder spezielle Mefiwerkzeuge, da es ohne
solche Hilfsmittel beispielsweise nicht méglich ist, die einem Job zugeteilte Pro-
zessorzeit zu bestimmen. Die Analyse der gemessenen Leistung wird vereinfacht,
wenn die Meflwerkzeuge neben der abgelaufenen Zeit auch noch Informationen iber
den Ablauf des gemessenen Programms zur Verfiigung stellen.

‘Ein Monitor ist ein Werkzeug, das ein Computersystem iiberwacht und dem Be-
nutzer dadurch Informationen iiber die Abldufe im Computersystem zur Verfligung
stelli. Die von einem Monitor beobachteten Ereignisse, nennt man events, und
sie signalisieren Zustandsiiberginge im Computersystem, die mit dem Anfang oder
dem Ende von leistungsrelevanten Vorgingen verkniipft sind. Solche events kénnen
in der Durchfithrung einer FlieBkommmaoperation, im Auftreten eines Speicher-
zugriffkonflikts oder im Auslagern eines Jobs bestehen. Die Uberwachung solcher
events durch einen Monitor erfolgt entweder in festen Zeitabstdnden (sempling) oder
kontinuierlich. Eine kontinuierliche U berwachung wird bei der Generierung von Ab-
laufprotokollen (¢racing) verwendet.

Monitore unterteilt man in Hinblick auf die Realisierung in Software- und Hardware-
Monitore. Ein Software-Monitor ist ein Mefiprogramm, das auf dem Computersy-
stem selbst abliduft und den Zustand eines zu messenden Programms iliberwacht.
Dazu benétigt es aber Ressourcen des Computersystems und erzeugt dadurch einen
MeB-overhead, der einen signifikanten Einfluf} auf die gemessene Leistung haben
kann. Ein Hardware-Monitor ist ein durch zusétzliche Hardware bereitgestelltes
Mefiwerkzeug, dafl mit eigenen Ressourcen ausgestattet ist und deshalb von den
Ressourcen des Computersystems unabhingig sein kann. Daher kann ein Hardware-
Monitor bei einer Messung verwendet werden, ohne dafl ein Mef-overhead und der
damit verbundene Meffehler auftreten kann. Die durch Hardware-Monitore meBba-
ren events umfassen aber nicht alle durch Software-Monitore mefibaren events, so
daf} auch kombinierte Monitore (Hybrid-Monitore) eingesetzt werden.

2.8.1  Zeitmessung

Fiir eine exakie Zeitmessung, die die Grundlage der Leistungsmessung mit oder ohne
Unterstiitzung durch Monitore darstellt, wird eine Echtzeituhr im Computersystem
bendtigt. Eine Echtzeituhr ist eine durch Hardware realisierte Uhr, die sich im di-
rekten Zugriff der Prozessoren befindet und ihrerseits keinen Einflufl auf den Ablauf
J__ AL _ta t_ i L. j ) LR TR, P A T{-,T:..:-_....._ Toocialié piie atrares FHbLlaia
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- Um sehr genave Messungen zn ermdglichen, sollte die Auflésung des Zihlers we-
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nigstens im Bereich der Zeit liegen, die fiir die Ausfithrung einer Instruktion oder
eines Speicherzugriffs bendtigt wird. Da der Systemtakt die kleinste Zeiteinheit des
Computersystems darstellt, in der Zustandsiibergéinge erfolgen, ist er als Zeitba-
sis der Echtzeituhr besonders geeignet. Um auch l&ngere Zeitintervalle mit hoher
Genauigkeit messen zu kdnnen, mufl das Zihlregister eine entsprechende Bitbreite
besitzen; so stellen die in der CRAY X-MP/Y-MP verwendeten 46-Bit Zihler eine

ausreichende Dimensionierung dar [Nel89).

Die mit einer Echtzeituhr erzielbare Meflgenauigkeit hdngt nicht nur von ihrer zeit-
lichen Aufidsung, sondern auch von einer moglichen Zugriffsverzégerung ab. Erfolgt
der Zugriff aller Prozessoren auf die Echtzeituhr iiber ein gemeinsam genutztes Re-
gister, so kénnen Verzdgerungen durch Zugriffskonflikte entstehen. Der mogliche
Meff{ehler ist dann mindestens so grof wie die maximale Verzogerung beim gleich-
zeitigen Zugrifl aller Prozessoren auf die Uhr. Dieser Fehler kann durch einen lokalen
Uhr-Zugriff fir jeden Prozessor vermieden werden. Bel massiv-parallelen Multipro-
zessorsystemen mit gemeinsamem Speicher wird der Aufwand geringer, wenn jeder
Prozessor eine lokale Uhr erhdlt [Car89]). Um die Vergleichbarkeit der Uhrzeiten
einzelner Prozessoren sowie die Rekonstruierbarkeit der Reihenfolge von Ereignissen
auf verschiedenen Prozessoren zu gewé&hrleisten, miissen die lokalen Uhren synchro-
nisiert werden.

Ein besonders schneller Zugriff auf eine lokale Echtzeituhr wird erméglicht, wenn
sich diese als Register im Prozessor befindet, da der Zugriff auf die Echtzeituhr iiber
einen Prozessorport einen gréfleren Aufwand verursacht. Die Zugriffsgeschwindig-
keit auf die Echtzeituhr kann zus#tzlich durch die Verwaltung des Zugriffsrechts
verringert werden. Die geringste Verzdgerung wird erreicht, wenn eine Applikation
die Uhr direkt auslesen darf. Ist der Uhr-Zugriff geschiitzt, so daB ein Systemaufruf
fiir das Auslesen der Uhr benétigt wird, entstehen weitere Zugriiffsverzégerungen,
die den Mefi-overhead erhthen und die Mefigenaunigkeit begrenzen.

Eine Zeitmessung zur Leistungsbestimmung mufl im Rahmen der angegebenen Mef}-
genauigkeit reproduzierbar sein, um eine Leistungsanalyse zu unterstiitzen. Dazu
mufl die Meflumgebung genau definiert und festgelegt werden, was im Mehrpro-
grammbetrieb insbesondere die Hintergrundlast betrifft. Eine Moglichkeit zur Be-
schreibung der Arbeitslast des Supercomputers wanrend der Messung besieht in
ihrer Charakterisierung mit Hilfe von Parametern [Wei80, CH91, BCG*91]. Dazu
miissen allerdings alle Einflu8gréBen der Arbeitslast bekannt sein, was durch die
komplexe Architektur heutiger Supercomputer und die zeitlichen Varianz der Para-
meter einer Arbeitslast erschwert wird. Die Reproduzierbarkeit der Meflergebnisse
- wird wesentlich erhoht, wenn die Messung auf einer dedizierten Maschine mit einer
genau festgelegten Hintergrundlast erfolgt {Bie87, Lin90, Nag90b]. Die Hintergrund-

der Jobs festgelegt sein.

‘Die Messung der fiir ein Programm bendtigten CPU-Zeit ist im Mehrprogramm-
betrieb nicht ‘durch die Messung der verstrichenen Realzeit (Real-tzme) moglich,
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da in ihr neben der Prozessorzeit auch noch die Zeit enthalten ist, Programm
auf die Bearbeitung wartet (Wait-ftime). Das Betriebssystem muf} also bei ei-
nem fask-Wechsel die Echtzeitnhr abfragen und die gemessenen Zeiten fiir jeden
Job getrennt akkumulieren. Die von einem Job verbrauchte Prozessorzeit wird, da
sie fiir die Beiriebsmittelabrechnung (accounting) benétigt wird, von den meisten
Betriebssystemen zur Verfiigung gestellt. Fiir die Leistungsanalyse ist jedoch eine
Aufschliisselung der verstrichenen Zeit auf die unterschiedlichen Aktivititen eines
Programms wilnschenswert. Die von einem Job bendtige Zeit fiir die Ausfiihrung
von Benutzer-Code (CPU-time), von System-Code fiir den Job (System-fime), die
Wartezeit (Wait-iime) und die Ein-/Ausgabezeit (/O-fime) soilten getrennt akku-
muliert und ausgewiesen werden. Auf Multiprozessorsystemen ist bei der Messung
von parallelen Programmen eine Aufschliisselung der Prozessorzeit auf die einzelnen
Prozessoren niitzlich. Ergénzend kann fiir jede Prozessoranzahl n die Zeit angege-
ben werden, in der das Programm gleichzeitig von genau n Prozessoren bearbeitet
wird (Overlap-time). Eine durch das Betriebssystem méglichst fein untergliederte
Aufteilung der Reel-fzme auf die Aktivitdten des Jobs stellt eine erste Informations-
quelle fiir die Leistungsanalyse dar. _

Fir das CEDAR-Projekt [KTV*91] wurde wegen der mangelnden Unterstiitzung
der Zeitmessung durch das Betriebssystem HRTIME entwickelt, ein Hilfsprogramm
zur Zeitmessung [Mal89]. Die Auflésung der dabei verwendeten Echtzeituhr von
10 p-Sekunden erlaubt keine hochgenanen Messungen und ist hauptsichlich fiir das
profiling zur Unterstiitzung der Leistungssteigerung von Programmen (performance
debugging) gedacht. Durch HRTIME wird die Elapsed-Time in Ausfiihrungszeit
und Wartezeit zerlegt, die dann noch weiter aufgeschliisselt werden. Fiir die par-
allele Ausfithrung wird die Benutzer- und Systemzeit fiir jeden Prozessor getrennt

ausgegeben.

2.5.2 Software-Monitore

Durch einen Software-Monitor kénnen Informationen iiber den zeitlichen Ablauf bei

der Ausfithrung der zu messenden Programme gesammelt und zur Verfiigung ge-

stellt werden. FEin Software-Monitor ist ein Mefprogramm und kann deshalb oft
mit geringem Aufwand implementiert und in das zu messende Programm integriert
werden. Ein Mefiprogramm ist modifizierbar und kann deshaib fiexibel eingesetzt
und an unterschiedliche Meflaufgaben adaptiert werden. Da ein Software-Monitor
von dem Computersystem selbst ausgefiihrt wird, ist er in seinen Moglichkeiten
durch die des Computersystems beschrénkt. Er kann deshalb zum einen nur solche
Ereignisse erfassen, die vom Computersystem fiir eine Abfrage durch Software zur
Verfiigung gestellt werden. Zum anderen bendtigt der Software-Monitor zur Verar-
beitung (Zéhlen, Protokollieren) der gemessenen Daten eine bestimmte Anzahl von

. . 0 s . . N oo
Instruktionen und damit eine Zeit, in der keine neu eintreffenden Ereignisse erfafit

werden kdnnen. Der zeitliche Abstand, in dem zwel events eintreffen diirfen, mufi
also relativ grofl sein (Ausfiihrungszeit einiger bis zu einigen hundert Instruktionen),
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damit eine Uberwachung durch einen Software-Monitor effektiv mdglich ist.

Die vom Software-Monitor bendtigten Ressourcen des Computersystems stehen nicht
fiir die Ausfithrung des zu messenden Programms zur Verfliigung. Ein Software-
Monitor erzeugt somit prinzipbedingt einen MeB-overhead, der bei einer vollsténdi-
gen Uberwachung proportional mit der Hiufigkeit der zu messenden events steigt.
Der durch den MeB-overhead eines Software-Monitors induzierte Mefifehler kann
in einigen Fillen durch eine Umverteilung (frade off) des Aufwands zwischen den
Ressourcen Prozessorzeit, Hauptspeicherplatz und Ein-/Ausgabeoperationen redu-
ziert werden. So werden zur Speicherung von Ablaufprotokollen Pufferspeicher im
Hauptspeicher verwendet, die entweder das ganze Protokoll aufnehmen kénnen oder
auf den Sekundérspeicher gerettet werden miissen, bevor sie iiberlaufen. Der fiir
das Protokoll bendtigte Speicherbedarf kann mittels Vorverarbeitung bzw. Reduk-
tion der Daten durch die Prozessoren gesenki werden, wodurch aber die bendtigte
Prozessorzeit steigt. Die Kapazitit des fiir das Protokoll zur Verfiigung stehenden
Hauptspeichers bestimmt, ob und wie oft dieser auf den Sekundérspeicher iibertra-
gen werden muf, und damit auch, wie viele Ein-/Ausgabeoperationen vom Monitor
durchgefithrt werden miissen.

Der MeB-overhead eines Software-Monitors mufl durch vergleichende Messungen mit
und ohne Monitor bzw. ein- und ausgeschaltetern Monitor quantifiziert werden, um
die GréBenordnung des Mefifehlers bestimmen und seinen Einflufl abschitzen zu
kénnen. Die zur Verfiigung stehenden Mefimethoden sampling und ¢racing unter-
scheiden sich durch den entstehenden Mef-overhead und die erreichbare Mefigenau-

igkeit.

Sampling Beim sampling wird das Computersystem in konstanten Zeitabstinden,
also periodisch, iiberwacht, und die dabel gewonnenen Informationen werden gege-
benenfalls protokolliert. Der durch das sampiing eingefiihrte Mef-overhead steigt
proportional mit der samplingFrequenz, da die Routinen des Software-Monitors
mit kleiner werdender samplingPeriode hiufiger aufgerufen werden und mehr Lei-
stung des Computersystems bendtigen. Der Mefi-overhead eines sempling-software-
Monitors 138t sich also durch das Erhdhen der sampling-Periode reduzieren und
so an eine gewiinschte Meffehlergrenze anpassen. Da aber die erreichbare zeitli-
che Auflésung beim sampling durch die Dauer der sampling-Periode beschrinkt ist,
wird die Genauigkeii der Messung durch Erhéhung der sampling-Periode veriingert.
Bei der Wahl der sampling Periode muf also der Zielkonflikt zwischen dem Wunsch
nach maximaler zeitlicher Auflésung und minimalem MeB-overkead beriicksichtigt
und ein entsprechender Kompromifi gefunden werden.

Eine weitere Fehlerquelle stellen beim sampling Ereignisse dar, deren Dauer kiirzer
als die sampling-Periode ist und die deshalb auftreten kénnen, ohne vom Software-
Monitor erkannt zu werden. Dieser Effekt ist in der Nachrichtentechnik als aliasing
bekannt und verhindert eine xnﬂafnnrhop Rekonstruktion des Ablaufs der Ereignisse

EniagL

im Computersystem. Die Ergebnisse von Messungen, bei denen afiasing auftritt,
kdnnen aber statistisch ansgewertet werden, wenn nachgewiesen werden kann, dafs
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der Erwartungswert des Mefifehlers gleich Null ist, die Messung also nicht durch
systematische Fehler verfilscht ist.

In [DI90] wurde sempling zur Bestimmung des Mehrprogramm-overheads benutzt.
Die Storung der Mefiwerte durch aliasing wurde dabei durch ein weifles Rauschen
modelliert. Um ein Ma8 fiir die Stérung zu erhalten, wurde dann die Standardab-
weichung der Meflwerte experimentell bestimmt. Schliefilich zeigten die gemessenen
Werte, daff der Erwartungswert des Mefifehlers im statistischen Sinne, d.h. im Rah-
men der Fehlerwahrscheinlichkeit, gleich Null ist. Das sempling wird in Uniprozes-
sorsystemen zur Erzeugung von Laulfzeitstatistiken {profiling) benutzt, indem der
Programmzéhler des Prozessors abgefragt und einem Unterprogramm zugeordnet
wird. Das UNIX-Kommando prof ist ein Beispiel fiir ein solches profiling tool.

Event Tracing Das event {racing wird in Software-Monitoren immer dann ver-
wendet, wenn vollstindige Ablaufprotokolle oder eine hohe zeitliche Aufldsung
benétigt werden. Es unterscheidet sich vom sampling dadurch, dafl der Monitor
passiv wartet, bis er durch ein event aktiviert wird. Die zu {iberwachende Software
muf} den Monitor alse selbsténdig aufrufen, was durch eine Instrumentierung der
zu messenden Software erreicht wird. Der Software-Monitor wird dazu entweder
durch zus#tzlichen Code (macros) in das zu messende Programm integriert oder
durch in das Programm eingefiigte Monitoraufrufe aktiviert. Da das Instrumen-
tieren der Software mit einem grofien Arbeitsaufwand verbunden sein kann, gibt
es sowohl Compiler als auch spezielle Werkzeuge, die nach Vorgabe von Optionen
eine Instrumentierung fiir diverse Standardaufgaben automatisch durchfihren. Eine
automatische Instrumentierung ist aber nicht in allen Féllen mdglich oder sinnvoll.
Sollen bei der Messung Aktivititen des Betriebssystems oder des Laufzeitsystems
iberwacht werden, so miissen auch diese dafiir vorbereitet bzw. instrumentiert sein.
Ein event tracing soffware-Monitor, der zur Leistungsmessung verwendet werden
soll, muf} neben der Information iiber das Auftreten und die Reihenfolge von evenis
auch noch Informationen iiber die verstrichene Zeit zwischen den events bereitstel-
len. Dazu wird jedes event im Ablaufprotokoll um einen Eintrag mit dem aktuellen

Wert der Echtzeituhr (time stamp) ergénzt. Ein event-Eintrag im Protokoll sollte
k

neben dem fime sfamp auch noch Zusat
Laufzeit an den Monitor iibergeben werden und ein event genauer spezifizieren.
Die durch einen Software-Monitor iiberwachten ewents lassen sich in zwei Grup-
pen unterteilen; in die Standard-events und die Benutzer-events (user events). Die
Standard-events sind alle durch den Software-Monitor und die Instrumentierungs-
werkzeuge vordefinierten events, zu denen auch die evenis des Betriebs- und des
Laufzeitsystems gehdren, die auch als System-evenés bezeichnet werden. Im Gegen-
satz dazu sind die Benutzer-events fiir den Benutzer frei definierbar und erlauben es,
mit einem Software-Monitor Ereignisse zu untersuchen, die speziell fiir eine Messung
bendtigt werden oder nicht automatisch von Software-Werkzeugen erkannt werden
kénnen Im foigenden werden die Eigenschafien eines im Rahmen der Forschung ent-
wickelten (CTRACE) und zweler kommerzieller event tracing Werkzeuge (CRAY
MHTB und ATEXPERT) erldutert.
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¢ Im Cedar-Projekt wurde CTRACE, ein event-tracing-software-Monitor ent-
wickelt, der sowohl durch den FORTRAN-Compiler als auch durch die Biblio-
theken und das Betriebssystem unterstiitzt wird. Der Compiler unterstiitzt
die Instrumentierung von Standard-events beziiglich Unterprogrammen, Ba-
sisblécken, Schleifenparalielitdt, Synchronisationsanweisungen etc. mit Hilfe
des Priprozessors. Das Betriebssystem erlaubt die Protokollierung von {ask-
Wechseln sowie weiteren fask-spezifischen events, und die Bibliotheken stehen
in einer instrumentierten Version zur Verfiigung. Fiir die Benutzer-events wei-
den von CTRACE drei verschiedene Klassen zur Verfiigung gestellt: mark,
entry und exit. Die events der Klasse mark sind fiir einfache Benutzer-
events vorgesehen. Speziell fiir events, die paarweise auftreten und den Anfang
(entry) und das Ende (exit) eines Zustands kennzeichnen, werden die anderen
beiden Klassen bereitgestellt, deren korrekte Anwendung durch die Werkzeuge
iiberpriift wird [Mal89].

o Der multitasking history trace buffer (MHTB) ist ein kommerziell verfiigha-
rer eveni-tracing-Monitor der Firma CRAY fiir die X-MP/Y-MP Rechner-
familie [Cra89]. Der MHTB unterstiitzt bis zu 63 Benutzer-events und 39
System-events aus dem Bereich des macrotasking wie z.B. locks, barrier etc.

er MHTB ist fest in die Laufzeitumgebung integriert und protokolliert in
einem zirkuldren Pufferspeicher die letzten 1000 ewenis eines multitasking-
Jobs. Daher entfillt beim MHTB der Unterschied zwischen Mefumgebung
und Normalbetrieb. Sollen aber mehr als 1000 events protokolliert werden,
so mufl das Retten des Pufferspeichers auf den Sekundirspeicher durch eine
Anweisung veranlafit werden, was einen zusitzlichen MeB-overhead zur Folge
hat. Zur Auswertung der erzeugten Ablaufprotokolle auf X-Window-Systemen

steht neuerdings das graphische Analysepaket GMAT zur Verfiigung.

e Der Software-Monitor ATEXPERT ist ein spezialisiertes Werkzeug zur Be-
stimmung der durch Parallelisierung mittels culotasking erreichbaren Lei-
stungssteigerung. Die dafiir bendtigten Informationen werden mit Hilfe von

- event fracing beim Ablauf des durch ATEXPERT automatisch instrumen-
tierten Programms gesammelt. Die Auswertung der so gewonnenen Infor-
mation wird durch eine graphische Darsteilung auf der Basis von X-Window

erleichtert. Dieses Werkzeug dient dazu Engpisse bei der Parallelisierung von

" Programmen zu erkennen und unterstiitzt damit, ebenso wie ein profiler, die
‘Leistungssteigerung von Programmen {Cra91].

Der beim event tracing entsichende MeB-overhead 148t sich nicht iiber einen Pa-
rameter steuern wie das sampling iiber die sampling-Periode. Beim event tracing
mufl der Monitor so angelegt sein, dafl er die Ressourcen am wenigsten nutzt, deren
Einfluf auf die Messung am gréfiten ist. In einigen Féllen 148t sich der fiir das
event iracing bendtigie Aufwand in Bezug auf Prozessorzeit, Speicherplatzbedarl
‘und Ein-/Ausgabeoperationen so umverteilen, daf} ein geringer Stérung der Mes-

sung erreicht wird. So 188t sich das Protokell von komplexen Ereignissen, deren

TR
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Erkennung zuviel Prozessorzeit bendtigen wiirde, manchmal aus dem einer grofie-
ren Anzahl einfacher events, das mehr Speicherplatz bendtigt, nach der Messung
rekonstruieren. Im Cedar-Projekt wurde so aus dem Protokoll der Zeitpunkte der
Task-Wechsel aller Prozessoren die Anzahl der Prozessoren bestimmt, die gleichzeitig

an einem parallelen Job arbeiten.

In [Gai89] wird eine Moglichkeit der Hardware-Unterstiitzung vorgestellt, mit der
der Einflul des Software-Monitors auf die Messung reduziert oder sogar vermie-
den werden kann. Die Ausfiihrung des zu messenden Programms wird dabei durch
einen paralielen Trap oder Interrupt so unterbrochen, dafl sdmtliche Prozessoren
und alle anderen Vorginge im Computersystem gleichzeitig angehalten und so kon-
serviert werden, daR nach der Bearbeitung der Trap-Routine (z.B. des Software-
Monitors) das gesamte Computersystem wieder gleichzeitig gestartet werden kann,
ohne daf eine Beeinflussung des Ablaufs stattgefunden hat. Man nennt eine solche
Vorrichtung parallel trap [Gai89] oder stop on a dime [Tel89]. Die Realisierung einer
solchen Hardware ist jedoch bei Multiprozessor-Vektorrechnern anfwendig, da bei
der Zustandssicherung auch der Zustand aller internen Pipelines sowie der Stand
der eingeleiteten Speicherzugriffe durch Vektorladeoperationen rekonstruierbar sein

miifite.

2.5.2 Hardware-Monitore

In allen Bereichen, in denen Software-Monitore nicht auf die zu iiberwachenden
events zugreifen, diese nicht schnell genug erfassen oder bei der Messung einen zu ho-
hen MeB-overhead erzeugen, werden Hardware-Monitore eingesetzt. Ein Hardware-
Monitor ist ein Mefwerkzeug, das durch unabhéngige, eigene Mefllressourcen reali-
siert ist und die Signale der Computerhardware iiberwacht. Es gibt eine Vielzahl
von Signalen der Prozessoren (Datenbus, Adressbus, Ausfiihrung einer Instruktion
oder Gleitkommaoperation), der Cache-Speicher (Cache-Treffer/Fehler), des Haupt-
speichers.(Zugrifiskonflikt, Zugriff auf eine Bank) etc., die durch einen Hardware-
Monitor tiberwacht werden kdnnen.

Zu dieser Uberwachung stehen spezielle Mefressourcen in Form von Zihiern und
Komparatoren zur Verfiigung; neuere Monitore besitzen auch eigene Prozessoren,
Haupt- und Sekundirspeicher. Diese Ressourcen kénnen selbstéindig das Computer-
systems {iberwachen und die dabei gemessenen Daten weiter verarbeiten. Aufgrund
der Spezialisierung dieser Mefiressourcen kann die zur Verarbeitung der gemesse-
nen Daten bendtigte Zeit gegeniiber Software-Monitoren stark reduziert werden, so
daf sich auch zeitlich erheblich kiirzer aufeinanderfolgende evenis messen lassen.
Zur Ableitung der events aus den am Hardware-Monitor anliegenden Signalen ste-
hen mehrere Techniken zur Verfiigung, die sich einerseits durch den Aufwand und
andererseits durch ihre Michtigkeit voneinander unterscheiden [Car89].

. e Es werden nur events erkannt, die Hardware-Signalen direkt entsprechen.
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e Ein even! wird erkannt, wenn eine durch eine logische Gleichung oder ein
Signalmuster spezifizierte Kombination von Signalen eintrifft.

¢ Ein even? wird mit einer Folge von am Monitor anliegenden Signalmustern
identifiziert.

Die vom Hardware-Monitor erkannten Ereignisse miissen ausgewertet {gez&hit) oder
mit Hilfe von sampling oder event éracing fiir eine Auswertung nach der Messung
protokolliert werden. Dem Zihlen kommt eine Sonderstellung bei der Verarbeitung
von Ereignissen zu; einerseits wegen der leichten und effizienten Realisierbarkeit,
andererseits wegen der Bedeutung der Anzahl der events, die oft mit der Menge der
geleisteten Arbeit identifiziert werden kann. Die Anzahl der gleichzeitig zdhlbaren
events ist durch die Anzahl der Zihler im Monitor beschrinkt. Da diese jedoch
nicht beliebig erhdht werden kann, werden oft mehrere Signale von jedem Zahler
alternativ gezdhlt. Die gleichzeitig zéhlbaren Ereignisse bilden dann eine Gruppe.
Um alle Gruppen von Ereignissen fiir eine Arbeitslast zdhlen zu konnen, mufl die
Messung dann entsprechend der Anzahl der Gruppen wiederholt werden.

Beim Zihlen stellen Uberschreitungen der Bereichsgrenzen, sogenannte Zghleriiber-
l8ufe, eine mogliche Fehlerquelle dar. Durch Zahler groBer Bitbreiten (HPM der
CRAY X-MP: 46 Bit, [Cra86]) 1a8t sich dieses Problem fiir Messungen in realisti-
schen Zeitintervallen beseitigen. Das Auftreten eines Zahleriiberlaufs mufl dem Be-
nutzer mitgeteilt werden, da die gemessenen Werte dadurch wertlos werden kénnen.
Mobchte man die Relationen zwischen den Zihlern wahren, so stelit ein Anhalten
aller Zshler beim Uberiauf eines Zihlers eine Lésung dar [BMN89). Das Uberlau-
fen der Zahler kann durch ein sampling der Z&hler ausgeschlossen werden, wenn die
Z&hler in so kurzen Abstinden periodisch ausgelesen, protokolliert und zuriickge-
setzt werden, daf ein Zihleriiberlauf innerhalb einer sampfing-Periode nicht moglich
ist. Das so gewonnene Protokoll der Zéhlerstinde beschreibt die geleistete Arbeit
des Computer-Systems aufilerdem mit gréferer zeitlicher Auflésung.

Das sampling kann in Hardware-Monitoren ebenso wie in Software-Monitoren zur
Uberwachung und statistischen Auswertung von evenis eingesetzt werden. Der
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Sekundirspeicher verfiigen. Verwendet der Hardware-Monitor dazu die Speicher
des Computersystems, soc kann das gemessenen System beeinflufit werden, und es
kommt auigrund des Mef-overheads zu Meffehlern. Um eine stérungsireie Messung
zu ermdglichen, solite der Hardware-Monitor daher mit einem eigenen Haupt- und
'Sekundérspeicher ausgestattet werden. Das event fracing durch einen Hardware-
Monitor kann die Zeitinformation durch einen time stamp) bereitstellen. Ist ein
Hardware-Monitor ein integrativer Bestandteil eines Computersystems, so kann
er zusitzlich durch Mefprogramme unterstiitzt werden. Einen solche Kombina-
tion von Software- und Hardware-Monitor nennt man Hybrid-Monitor. Ein sol-
cher Hybrid-Monitor ist insbesondere zur Unterstiitzung des event fracings von
software events geeignet und ermdglicht Messungen mit geringeren MeBfehlern.
Die Software-Seite des Monitors mufl dabei nur noch fiir eine Instrumentierung
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sorgen, die den Hardware-Monitor aktiviert; die Hardware-Seite kann dann die
Ergénzung um einen fime stamp und das Abspeichern in dem Speicher des Hardware-
Monitors durchfithren. Im folgenden werden zwel in ein Computersystem integrierte
Hardware-Monitore vorgestelit.

e In der CRAY X-MP/Y-MP Serie befindet sich der hardware performance mo-
nitor (HPM). Er enthilt fiir jeden Prozessor neun Zahler, von denen einer den
Systemtakt z8hlt und somit als Echtzeituhr dient. Die iibrigen acht Zihler
kénnen jeweils eine von vier Gruppen mit acht events gleichzeitig zihlen.
Gezihlt werden kénnen alle FlieBkommaoperationen, diverse Befehlsgruppen,
Speicheraktivitdten, und verschiedene Verzdgerungen durch belegte Register
und Funktionseinheiten etc. [Nel89].

e Im RP3-Projekt enthilt jeder der Prozessoren einen performance monitor chip
(PMC). Der PMC wird entweder vom Prozessor oder dem FEin-/Ausgabe-
System gesteuert. Er enthilt mehrere Zihler, die einige in Gruppen einge-
teilte Ereignisse zihlen kdnnen. Die events betreffen fast ausschliefilich die
Speicherstruktur, also den Cache-Speicher, den lokalen Speicher, den virtuel-
len Speicher und das Speicher-Netzwerk-Interface. Der PMC kann absolute
und virtuelle Adressen sowie einige andere Signale des Speicherzugriffs mittels

sampling protokollieren.

Die Anwendung von Hardware-Monitoren, die nur eigene Ressourcen verwenden,
ist bei einer Messung unproblematisch. Werden vom Hardware-Monitor zusétz-
lich Ressourcen des Computersystems wie z.B. Hauptspeicherkapazitit bendtigt,
so mufl der entstehende Mef-overhead wie bei einem Software-Monitor quantifi-
ziert und gegebenenfalls minimiert werden. Da sich die Fihigkeiten von Software-
und Hardware-Monitoren ergénzen, hingt die Wahl des zur Messung verwendeten
Werkzeuges von der Art des zu untersuchenden Effektes ab.
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Tultiprozessor- Vektorrechuer
gemeinsamem Speicher

Die heute verfiigharen Multiprozessor-Vektorrechner mit gemeinsamem Speicher
sind aufgrund der Erfahrung, die viele der Hersteller schon mit Vorgéngermo-
dellen gewonnen haben, weitgehend ausgereift und mit stabilen Betriebssystemen
und leistungsfihigen FORTRAN-Compilern ausgestattet. Sie werden héufig fiir
technisch-wissenschaftliche Probleme eingesetzt und nach ihrer Leistung in Mini-
supercomputer bzw. Supercomputer unterschieden. Die in dieser Arbeit analy-
sierten Computersysteme unterscheiden sich sowohl in der Architektur als auch
in der Leistung erheblich, obwohl die pesk performance der Spitzenmodelle Alli-
ant FX /2828, CONVEX C3880 und CRAY X-MP/416 eine direkte Vergleichbarkeit

nahe legt (siche Tabelle 3.1).

Neben unterschiedlichen Architekturen werden in diesen Computersystemen auch
unterschiedliche Technologien verwendet. In der Tabelle 3.2 werden die Leistungs-

| Computersystem T FX/2828 ] C3880 | X-MP/416 | Y-MP8/8138
Prozessoren 28 8 4 8
Rechenleistung [MFLOPS] 64 Bit 1120 960 940 2666
Rechenleistung [MFLOPS] 32 Bit 2240 | 1920 - -
Speicherbandbreite [MWorte/s] 53/160 | 1100 1880 8530
Speicherverschrinkung 8 256 64 256
Maximale Speicherzykluszeit [ns] 600 233 34 30
Globaler Cache-Speicher [KWorte] 2048 - - -
Hauptspeicher [MWorte] 512 512 16 128
SSD [MWorte] - - 32 512
Tabelle 3.1: Spitzenmodelle der Computerserien
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daten der in den Systemen verwendeten Prozessoren gegeniibergestellt. Die Alli-
ant FX /2828 verwendet sowohl fiir die Prozessoren als auch fiir den Hauptspeicher
preisgiinstige Standardbauteile. Um dennoch eine einem Minisupercomputer ent-
sprechende Rechenleistung zu erzielen, wird eine relativ hohe Anzahl von bis zu
28 Prozessoren eingesetzt, die durch eine extensive Nutzung von Cache-Speichern
ihre peak performance erreichen sollen. Bei der CONVEX C3880 kommt nur noch
beim Hauptspeicher Standard-Technologie zum Einsatz, wodurch die Realisierung
grofler Hauptspeicherkapazititen erleichtert wird. Die CONVEX C3880 zeichnet
sich gegeniiber den C3200 und den C3400 Modellen von CONVEX bei den Vektor-
prozessoren und dem Verbindungsnetzwerk durch eine erheblich leistungsfahigere
Technologie (Gallium-Arsenid) aus. Im Gegensatz zu den beiden gerade betrachte-
ten Computersystemen z&hlen die Systeme der Firma CRAY Research Inc. eindeutig
zu den Supercomputern. Die CRAY X-MP/416 ist von der CRAY Y-MP8/832 ab-
geltst worden, die als Nachfolgermodell die doppelte Anzahl von Prozessoren und
eine um den Faktor 1.41 erhohte Taktrate realisiert. Die Architektur der Systeme
unterscheidet sich aus der Sicht des Anwenders jedoch nur geringfiigig. Bei beiden
Modellen wurden sowohl fiir die Prozessoren als auch fiir den Hauptspeicher keine
Standardbausteine verwendet. Als Nachfolger der YMP8/832 wurde inzwischen die
mit 18 Prozessoren ausgestattete CRAY C-90 angekiindigt, bei der auch die Taktrate
noch einmal wesentlich gesteigert werden keonnte.

| Prozessor der i FX/2828 | C3880 | X-MP/416 | Y-MP8/832 |
Taktperiode [ns] 25 | 16.67 8.5 8
Rechenleistung [MFLOPS] 64 Bit 40 120 235 333
Rechenleistung {MFLOPS] 32 Bit 80 240 - -
Speicherbandbreite [MWorte/s] 20 60 350 500
Vektorregister - 8 8 8
Daten Cache-Speicher [KWorte] 1 2 - -
Tabelle 3.2: Leistung eines einzelen Prozessors im Uberblick

Um eine Vergleichbarkeit der technischen Daten zu erleichtern, beziehen sich die Da-
ten, soweit keine anderen Angaben erfolgen, auf Gleitkommazahlen mit einer Wort-
breite von 64 Bit, die als Gleitkommaoperationen doppelter Genauigkeit bezeichnet
werden. Dieser Sprachgebrauch unterscheidet sich von dem der Firma CRAY, die
unter einfacher Genauigkeit Gleitkommazahlen mit einer Lange von 64 Bit und un-
ter doppelter Genauigkeit Gleitkommazahlen mit einer Lénge von 128 Bit versteht.
Soweit nicht anders vermerkt, beziehen sich Daten beziiglich der Speicherkapazitat
und der Speicherbandbreite ebenfalls auf 64 Bit-Worte. Dadurch entsprichi ein Da-
tenelement flir den Prozessor genau einem Wort, so daf} die Vergleichbarkeit der
Rechenleistung mit der Speicherbandbreite vereinfacht wird.
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Alliant FX/2828 — Vollausbau

PM 1—7 mit Kemmunikationsbus
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Abbildung 3.1: Die Alliant FX/2828 ist mit sieben Prozessormodulen Mo-
dell 400 mit jeweils vier Prozessoren (PH), einem Ein-
/Ausgabemodul (E&H), acht globalen Cache-Speichern (C) und

acht Speicherbénken (H) ausgestattet
3.1 Die ALLIANT FX/2800-Serie

Die Alliant FX/2800-Serie stellt nach der FX /8 und FX/80-Serie die dritte Genera-
tion von Multiprozessor-Vektorrechnern der Alliant Computer Systern Corporatlon
dar. In der Maximalausstattung, dem Modell Alliant FX /2828, sind 29 Standard-
mikroprozessoren des Typs Intel 1860 installiert, die auf einen bis zu 500 MWorte
(4 GByte) groflen gemeinsamen Hauptspeicher zugreifen. Von den 29 Prozessoren

dienen 28 Prozessoren als Rechenelemente, und ein Prozessor wird ausschliefilich
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fiir die Ein-/Ausgabe genutzt. Mit diesen 28 Rechenclementen erreic
ant FX /2828 eine peak performance von 1120 MFLOPS bei doppelter Genanig-
keit (IEEE 754, 64 Bit) und 2240 MFLOPS bei einfacher Genauigkeit (IEEE 754,
32 Bit). Jede Alliant FX/2800 besitzt acht Steckplitze fiir Prozessor- oder Ein-
/Ausgabemodule, von denen mindestens einer mit einem Ein-/Ausgabemodul be-
legt werden muf. Die maximal sieben Steckplitize fiir Prozessormodule kdnnen
fiir rechenintensive Anwendungen mit Prozessormodulen Modell 400 und fiir spei-
cherintensive Anwendungen mit Prozessormodulen Modell 200 ausgestattet werden.
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gemeinsame Speicherzuginge verfiigen. Im Gegensatz dazu enthélt ein Prozessor-
modul Modell 200 nur zwei Prozessoren, die jeweils einen eigenen Speicherzugang
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Abbildung 3.2: (a) Prozessormodul Modell 400 mit vier Prozessoren (P), zwei
Speicherzugéngen und zwei Zugéngen zum Kommunikationsbus
(CCU)
{(b) Prozessormodul Modell 200 mit zwei Prozessoren, (P), zwei
zusétzlichen Cache-Speichern, zwei Speicherzugingen und einer
CCU

und einen zus&tzlichen Cache-Speicher von 32 KWorten enthalten (siehe Abbildung
3.2). Die Konsistenz dieser beiden Cache-Speicher wird durch die Hardware sicherge-
stellt. Ein Ein-/Ausgabemodul besitzt einen Prozessor und einen VME-Bus-Zugang,
iiber den Ein-/Ausgabe-Operationen mit einer Bandbreite von 3.125 MWorte/s
(25 Mbyte/s, iibertragen nicht in 64-Bit, sondern in 32 Bit-Worten) durchgefiithrt
werden konnen. Die hier genannten Daten sind [All91} entnommen.

Die Alliant FX/2800-Serie zeichnet sich insbesondere durch ihre mehrstufige Spei-
cherhierarchie aus (sieche Abbildung 3.1). Die 1860-Prozessoren besitzen auf dem
Chip .einen Instruktions-Cache-Speicher mit einer Kapazitit von 0.5 KWorten
und einen Daten-Cache-Speicher mit einer Kapazitit von 1 KWorten, der nach
der write-in-Strategie aktualisiert wird. Die Konsistenz der Cache-Speicher ver-
schiedener - Prozessoren ‘wird jedoch nicht von der Hardware sichergestellt.. Die
Prozessoren sind iiber einen der Speicherzuginge des Prozessormoduls mit einem
Crossbar-Verbindungsnetzwerk verbunden, das die Kommunikation mit den acht
globalen Cache-Speichern erméglicht. Die globalen Cache-Speicher sind mit pri-
vaten Speicherbénken verbunden und enthalten deshalb nur Daten aus disjunkten
Speicherbereichen, so dafl ihre Konsistenz sichergestellt ist. Zur Unterstiitzung der
Parallelverarbeitung besitzt die Alliant FX/2800-Serie einen Kommunikationsbus
fiir die Prozessorkommunikation, der von den Prozessoren iiber die sogenannte

|
concurrency control unit (CCU) =“g°=m‘ochen wird. Je zwei Prozessoren miissen

_eine CCU ‘gemeinsam nutzen und kénnen deshalb keine unterschiedlichen paralle-

len Programme bearbeiten. Die FX/2800-Serie bildet die Basis der von Alliant -

g
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A

liant FX/2816 — Testsystem

PM 1—4 mit Kommunikctionsbus
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Abbildung 3.3: Die Alliant FX/2816 ist mit vier Prozessormodulen Mo-
dell 400 mit jewells vier Prozessoren (PH}, einem Ein-
/Ausgabemodul (EAN), vier globalen Cache-Speichern (C) und

vier Speicherbinken (M) ausgestattet

angekiindigten massiv-parallelen CAMPUS/800 MPP mit bis zu 800 Prozessoren.
Dieses Computersystemn besteht aus 32 clustern mit jeweils 24 1860-Prozessoren auf
einem gemeinsamen Hauptspeicher. Die cluster bilden ein Computersystem mit
verteiltem Hauptspeicher und kommunizieren miteinander iiber ein Verbindungs-
netzwerk.

Die Alliant FX/2800-Serie verwendet als Betriebssystem Concentrix-FX/2800 Ver-
sion 2.1, welches ein Derivat des BSD-UNIX 4.3 ist. Das Betriebssystem unterstiitzt

sowch! iibliche UNIX-Prozesse als auch #hreads. Die Ausfithrung von fhreads ist in

er aktuellen Version des Betriebssystems, im Gegensatz zu der Ausfiihrung von
UNIX-Prozessen, noch nicht optimiert. Bereitgestellt werden der Ada-Compiler
FX/Ada-2800 sowie die automatisch vektorisierenden und parallelisierenden Com-
piler FX /Fortran-2800 und FX/C-2800. Der Fortran-Compiler FX /2800 bietet eine

Unterstiitzung von DOACROSS-Schleifen und generiert die dafiir bendtigten Syn-

chronisationsanweisungen automatisch. Der Compiler nutzt den nicht koh#renten-

on-chip-Cache-Speicher bei der Parallelverarbeitung als Vektorregister. Die Vekto-
risierung besteht beim ¥X/Fortran-2800 in der Nutzung des dual instruction mode
und der pipelined arithmetic instructions [Int90]. S

Als Testkonfiguration stand eine Alliant FX /2816 zur Verfiigung, die mit vier Prozes-

“sormodulen des Typs Modell 400, also 16 Prozessoren, vier globalen Cache-Speichern
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(Gesamtkapazitdt: 256 KWorte) und vier Hauptspeicherbinken (Gesamtkapazitét:
16 MWorte) ausgeriistet ist. Das System ist mit einem Ein-/Ausgabe-Modul aus-
gestattet (siche Abbildung 3.3). Die Tabelle 3.3 gibt die maximalen Bandbreiten
wieder, mit der Daten zwisciien den verschiedenen Stufen der Speicherhierarchie der
FX/2816 ausgetauscht werden kdnnen.

Stufe Bandbreite | Anzahl Produkt | Performance/Bandbreite

[MWorte/s] [MWorte/s] | [MFLOPS / (MWorte/s)]
i860-Cache 80 16 1280 0.5
1860-Port 20 16 320 9
Crossbar-Port 10 8 80 8
Global-Cache 20 4 80 8
Hauptspeicher 7 4 27 24

Bandbreiten auf den verschiedenen Stufen der Speicher-
hierarchie der FX/2816 nach [Int90, All91]. Die Spalte
Performance/Bandbreite gibt an wieviele Rechenoperationen
wihrend eines Speichertransfers durchgefiihrt werden miissen,
um die peak performance zu erreichen

TFabelle 3.3:

CONVEX C3880 Vollgusbau
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68 Kapitel 3: Multiprozessor-Vektorrechner

3.2 Die CONVEX C3-Serie

Die CONVEX Computer Corporation bietet mit der C3-Serie nach der C1- und der
C2-Serie ebenso wie Alliant ihre dritte Generation von Multiprozessor-Vektorrechner
an. Im Gegensatz zu Alliant entwickelte CONVEX zunéchst Uniprozessor-
Vektorrechner, die als Minisupercomputer vermatkiet wurde. Die Leistung des
Systems wurde spiter durch die Verwendung mehrerer Prozessoren gesteigert.
Wihrend die CONVEX Computersysteme bisher mehr im Bereich der Minisuper-
computer lagen, erreicht das Spitzenmodell C3880 (siche Abbildung 3.4) sowohl
bei den Rechenoperationen als auch bei der Speicherbandbreite eine Leistung, die
dern Bereich der Supercomputer zugeordnet werden kann. Die Systeme der C3800-
Serie konnen mit bis zu acht Vektorprozessoren ausgestattet werden, mit denen
sie eine Spitzenleistung von 960 MFLOPS bei doppelter Genauigkeit (IEEE 754,
64 Bit) und 1920 MFLOPS bei einfacher Genauigkeit (IEEE 754, 32 Bit) erreichen
kénnen. Neben den C3800 Modellen umfaft die C3-Serie auch noch die weniger
leistungsstarken Modelle C3200 und C3400. Die Vektorverarbeitung erfolgt re-
gisterorientiert unter Verwendung von acht Vektorregistern, die je 128 Elemente
aufnehmen ko’nnen Die einzelnen Prozessoren mit einer peak performance von 120
ten/ s mit dem Hauptspeicher austauschen. Die acht Prozessorzugénge sind fiber ein
Crossbar- Verbindungsnetzwerk mit den bis zu 256 Binken des Hauptspeichers ver-
bunden, die zusammen eine Bandbreite von 1100 MWorten/s und eine maximale Ka-
pazitit von 500 MWorten (4 GByte) zur Verfiigungstellen. Die Prozessoren verfiigen
sowohl {iber einen Instruktions-Cache (2 KWorte) als auch iiber einen Daten-Cache
(2 KWorte), der zur Speicheraktualisierung die write-through-Strategie verwendet.
Der Daten-Cache-Speicher wird in der C3-Serie nur zur Speicherung von Skalaren
und nicht fiir Vektoren genutzt, seine Konsistenz wird von der Hardware sicherge-
stellt. Alle Modelle der C3-Serie unterstiitzen eine virtuelle Speicherverwaltung nach
dem Verfahren demand paging. Die Prozessorkommunikation wird in den C3800 Mo-
dellen durch 32 Sétze mit jeweils 128 gemeinsamen Registern unterstiitzt, so dafl im

Multiprogramming-Betrieb mit bis zu 32 parallelen Programmen das Sichern des

T T TT T anindnrandtman o
gemcinsallicii negisicisa aizZes bmm f{.a:Sr‘!{,‘ ‘.‘Jechsel entfallen kann.

Das Betriebssystem der CONVEX C3-Serie ist CONVEX OS in der Version 10.0,
das ebenso wie CONCENTRIX von Aliiant auf dem BSD-UNIX 4.3 aufbaut und
den POSIX Standard 1003.1 erfiillt. Das Betriebssystem CONVEX OS wird durch
einen in der Hardware implementierten Thread-Scheduler fiir parallele Programme
unterstiitzt. Dieser Hardware-Thread-Scheduler setzt leerlanfende Prozessoren au-
tomatisch fiir die Parallelverarbeitung ein und wird ASAP (automatic self al-
locating processors / as soon as possible) genannt. -~ Fiir die mit der C2-Seme

Software-kompatible C3-Serie existieren automatisch vektorisierende und paralle-
ir FORTRAN, C und Ada. Der FORTRAN-Compiler CON-

11 pu} P
lisierende uumyuel ;.‘u;. (WL o 9 N A W

VEX FORTRAN unterstiitzt auch eine Generierung von Synchronisationsanweisun-
gen fiir DOACROSS-Schleifen {CON9OQ].
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CONVEX C384O — Testsystem
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Abbildung 3.5: Die CONVEX C3840 mit vier Prozessoren (P), vier Cache-
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Speichern{C), 64 Speicherbinken (¥} urd 32 gemeinsamen Re-
gistersitzen (CL)

Das Testsystem ist eine CONVEX (3840, die mit vier Prozessoren ausgestattet ist
und demnach eine peak performance von 480 MFLOPS besitzt. Der Hauptspei-
cher besitzt eine Kapazitit von 128 MWorten und besteht aus 64 Speicherbénken.
Da CONVEX eine maximale Speicherzykluszeit von 233.4 ns angibt, 1at sich eine
Speicherbandbreite von 270 MWorten/s fiir das Testsystem berechmnen. '

3.3 Die CRAY X-MP/Y-MP Rechnerfamilien

Die Firma CRAY Research Inc. ist bekannt fiir hochleistungsfahige Vektorsuper-
computer. Mit der CRAY X-MP-Familie wurde 1983 der erste Multiprozessor-
Vektorrechner von CRAY vorgestellt, der zunéichst mit zwei {X-MP/2x) und dann
1985 mit vier Prozessoren {X-MP/4x) ausgeliefert wurde. Die CRAY Y-MP-Familie
ist seit 1988 der Nachfolger der CRAY X-MP-Serie und kann mit bis zu acht Prozes-
soren ausgestattet werden. Die Verarbeitung von Vektoren erfolgt registerorientiert
mit Hilfe von acht Vektorregistern, die jeweils 64 Elemente aufnehmen kénnen. Die
Vektorprozessoren dieser Rechner-Familien besitzen jeweils zwei Speicherzugénge

zum ‘Laden von Daten, einen zum Speichern von Daten und einen Speicherzu-

g Jom prrccrhliafllahk | L e} d. : .
gang, Qer ‘ausschliellich fiir Fin-/Aus gabe-Opera ationen genutzi wir Die vier
) I =] i [= 2

"Speicherzuginge der einzelnen Vektorprozessoren sind iiber ein mehrstufiges Ver-

- bindungsnetzwerk mit einer hohen Zahl (16-256) von sehr schnellen Speicherbinken -
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Abbildung 3.6: Die CRAY X-MP/416 besitzt vier Prozessoren (P) mit je drei
Speicherzugingen zu den Vektorregistern und einem Speicher-
zugang fiir die Ein-/Ausgabe, 64 Speicherbénke (¥} und fiinf
gemeinsamen Registersitze (CL)

(Zugriffszeit: 34 ns bzw. 30 ns) verbunden. Die Systeme verwenden bis auf In-
struktionspuffer mit einer Kapazitit von 128 Worten anstelle von Cache-Speicher
zusitzliche 64 Adress- und 64 Datenregister (B- und T-Register) in denen Skalare
zwischengespeichert werden kénnen. Die Speicherverwaltung wird durch Segment-
register fiir Daten- und Code-Segment unterstiitzt; die CRAY-Rechner besitzen je-
doch keine virtuelle Speicherverwaltung. Es besteht jedoch die Moglichkeit, die
Systeme mit einem groflen zusiizlichen Halbleiterspeicher (SSD} auszuriisten und
somit zwischen dem Hauptspeicher und dem Sekundéarspeicher eine weitere Stufe

in Adie Qrneirhasrhiararehio a!nvnfﬂgﬂn Dlpcp‘r Qﬁplr}'\pr memnnIﬂprt 'I'I]!"}P'F‘ 7“’9] DT‘O-
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grammierbare Kanzle mit einer Bandbreite von jeweils ca. 155 MWorten/s {1250
MByte/s in 128 Bit-Wérten) direkt mit dem Hauptspeicher. Die Prozessorkom-
munikation wird durch gemeinsame Registersiitze (cluster) unterstiitzt, die jeweils

32 Semaphoren 16 gemeinsame Register enthalten. Die 16 gemeinsamen Register

entsprecnen den 3ewe1is acht Adress- und Skalarregistern in den Prozessoren.

Mit dem Betnebssvstem UNICOS steht fiir die CRAY- Supercomputer ein UNIX-
kompatibles Betriebssystem zur Verfiigung, das das friihere Betriebssystem -COS

abgeltft hat. Es unterstiitzt seit der Version 6.0 eine dynamische Vergabe der Pro-
zessoren an parallele Programme mit einem cooperative parallel interface® (CPI)

- genannten \_erIahren. Mit dem Konzept des Autota.sking und dem Ubersetzungssy-

stem CE77 stellt CRAY einen ausgereiften automatisch vektorisierenden und paral-
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lelisierenden FORTRAN-Compiler zur Verfiigung.

ol &

3.3.1 Die CRAY X-MP/418

Die CRAY X-MP/416 besitzt vier Vektorprozessoren mit einer Taktperiode von
8.5 ns (dltere Modelle: 9.5 ns) und einer peck performence von 940 MFLOPS (235
MFLOPS pro Vektorprozessor bei 64-Bit Gleitkommazahlen), die auf einen gemein-
samen Hauptspeicher mit einer Kapazitit von 16 MWorten zugreifen kénnen (siche
Abbildung 3.6). Jeder der vier Prozessoren besitzt fiir den Austausch der Register
mit dem Speicher drei ports mit einer Bandbreite von jeweils 117 MWorten/s. Zur
vollen Nutzung dieser zw6H ports wird eine Speicherbandbreite von 1411 MWorten/s
bendtigt. Bei einer gleichzeitigen Nutzung der vier zusitzlichen Ein-/Ausgabe-poris
erhoht sich dieser Wert auf 1882 MWorte/s. Diese Speicherbandbreite ist die auch
die maximale Speicherbandbreite, die von den 64 Speicherbdnken iiber ein zweistufi-
ges Speicherverbindungsnetzwerk geleistet werden kann. Das Speichersystem stellt
also genau die Bandbreite zur Verfiigung, die bendtigt wird, um alle 16 Speicher-
zuginge der Prozessoren gleichzeitig zu nutzen. Der optionale SSD besitzt bel dem
Testsystem X-MP /416 eine Kapazitit von 32 MWorten. Zur Prozessorkommunika-
tion steht den vier Prozessoren der X-MP /416 mit fiinf clustern ein clusfer mehr zur
Verfiigung als Prozessoren vorhanden sind [Cra86].

3.3.2 Die CRAY Y-MP8/832

Die CRAY Y-MP8/832 besitzt acht Vektorprozessoren mit einer gegeniiber der X-
MP /416 reduzierten Taktperiode von 6 ns. Dadurch wird eine peak performance von
2666 GFLOPS (333 MFLOPS pro Vektorprozessor) erreicht. Die acht Vektorpro-
zessoren sind {iber ein dreistufiges Speicherverbindungsnetzwerk mit 256 Speicher-
bénken verbunden, die zusammen eine Kapazitit von 32 MWorten besitzen (siehe
Abbildung 3.7). Im Verhiltnis zu der Bandbreite der jeweils vier Speicherzuginge
(166 MWorte/s) der acht Prozessoren mit einer Gesamtbandbreite von 5333M Wor-
ten/s ist die vorn Hauptspeicher bereitgestellte Bandbreite von 8533 MWorten/s (33
MWorte/s pro Speicherbank} iiberproportional angestiegen. Der SSD gehort bei der
Y-MP zur Standardausstattung und besitzt in dem Testsystem eine Kapazitit von
128 MWorten. Fiir die Prozessorkommunikation stehen analog zur X MP fiir acht
Prozessoren neun cluster zur Verfligung. ' ' e -

3.4 Vergleichende Darstellung

Die wichtigsten Kenngrofien der in dieser Arbeit analysierten Computersysteme wer-
den in der Tabelle 3.4 noch einmal wiedergegeben. Die CRAY Y-MP ist sowohl in
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Abbildung 3.7: Die CRAY Y-MP8/832 besitzt acht Prozessoren (P) mit je drei
Speicherzugingen zu den Vektorregistern und einem Speicher-
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Bezug auf die Rechenleistung als auch in Bezug auf die maximale Bandbreite des
gemeinsamen Speichers erheblich leistungsfihiger als die iibrigen Computersysteme.
In Bezug auf die Rechenleistung sind die Systeme Alliant FX/2816, CONVEX C3840
und CRAY X-MP/416 vergleichbar, wihrend die CRAY Y-MP sowohl in der Re-
chenleistung als auch der Bandbreite des Speichersystems erheblich leistungsf8higer
ist. Die Testsysteme unterscheiden sich deutlich in der Balancierung von Rechen-
leistung und Speicherleistung. Die Hauptspeichetleistung der Alliant FX/2816 von
27 MWorten/s ist im Vergleich zu der Leistung der iibrigen Systeme schr gering.
Der Hauptspeicher wird zwar durch einen exirem groflen globalen Cache-Speicher
unterstiitzt, dessen Leistung von 80 MWorten/s jedoch auch geringer als die Haupt-
speicherleistung der iibrigen Testsysteme ist. Das Verhélinis von Rechenleistung zur
maximalen Speicherbandbreite betrigt 8 zu 1 bei der Alliant FX /2816 und 2 zu 1
bei der CONVEX C3840. In beiden Fillen miissen also mehr Rechenoperationen
als Speicheroperationen durchgefiihrt werden, um die peak performance zu errei-
chen. Im Gegensatz dazu betrigt das Verhslinis 2 zu 3 bei den CRAY-Rechner,
daf heifit es kdnnen mehr Speicheroperationen als Rechenoperationen durchgefiihrt
werden. Wihrend bei der CONVEX (3840 und der CRAY X-MP die lLeistung

des Hauptspeichers der maximalen Leistung der Prozessor-ports entspricht, ist die

Hauptspeicherleistung der CRAY Y-MF ungeféhr doppelt so hoch wie die Leistung
der Prozessor-ports. '
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| Computersystem [ FX/2816 | C3840 | X-MP/416 | Y-MP/832 |
Prozessoren 18 4 4 8
peak performance [MFLOPS] 640 480 940 2666
Speicherbandbreite [MWorte/s] 27/80 270 1882 8533
Globaler Cache-Speicher [MWorte] 0.256 - - -
Hauptspeicher [MWorte] 18 128 16 32
SSD [MWorte} - - 32 128
Gemeinsame Registersitze - 32 S g
Virtuelle Speicherverwaltung ja ja nein nein
Dynamisches Scheduling nein ja ja Jja
Tabelle 3.4: Vergleichende Ubersicht der Kenngréfien der zur Leistungsmes-

sung verfligharen Computersysteme

Die Alliant FX/2816 und die CONVEX C3840 bieten ein virtuelles Hauptspei-
cherkonzept, wihrend die beiden CRAY-Systeme ein reales Hauptspeicherkonzept
besitzen. Dafiir besitzen die beiden CRAY Rechner einen zusitzlichen schnellen
Halbleiterspeicher, den SSD. Die Hauptspeicherkapazitit der CONVEX C3840 ist
erheblich gréfer als die der fibrigen Testsysteme und entspricht von der Kapazitis
her dem SSD der CRAY Y-MP. Der Hauptspeicher liegt jedoch im Gegensatz zum
SSD im direkten Zugriff der Prozessoren. Die Hanptspeicherkapazitit der Alliant
FX/2816 war bei der Testkonfiguration erheblich geringer als die der CONVEX, ob-
wohl beide Systeme prizipiell mit der gleichen Hauptspeicherkapazitdt ausgestattet
werden kénnen.

Die Ausfithrung von parallelen Programmen wird von den Testsystemen in unter-
schiedlichen Maf unterstiitzt. Die Alliant FX /2816 wird in statische cluster konfigu-
riert, die dann zur Parallelverarbeitung von Programmen genutzt werden kdnnen.
Die CONVEX C3840 unterstiitzt eine dynamische Zuteilung der Prozessoren mit
Hilfe von ASAP, einem Hardware-Scheduler. Im Gegensatz dazu ist die Scheduling-
Strategie auf den CRAY-Systemen ausschliefilich durch Software realisiert. Wahrend
das Betriebssystem UNICOS vor der Version 6.0 ausschliefilich ein statisches Sche-
duling unterstiitzt, bietet die Version 6.0 zusitzlich ein dynamisches Scheduling.
Die Kommunikation der parallelen Programme wird auf der Alliant FX/2816 durch
einen gemeinsamen Bus unterstiitzt. Auf den CONVEX und den CRAY-Systemen
werden gemeinsame Registersitze zur Kommunikation eingesetzt. Dabei bietet die
CRAY X-MP/416 fiinf, die CRAY Y-MP8/832 neun und die CONVEX C3840 32
gemeinsame Registersitize bzw. cluster. Die Parallelverarbeitung wird also von allen

Testsystemen durch zusétzlich herdwere unterstiitzt.
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Kapitel 4

Das PAR-Bench-System wurde entwickelt, um reproduzierbare Leistungsmessun-
gen von Multiprozessor-Vektorrechnern im Mehrprogrammbetrieb durchzufiihren
und graphisch auszuwerten {Lin90]. Es erméglicht insbesondere eine flexible Lei-
stungsmessung von Arbeitslasten, die parallele Programime enthalten. Dazu werden
im PAR-Bench-System im Gegensatz zu dem zur Zeit bevorzugten Ansatz keine
realen Anwendungen bzw. leichter portierbare modifizierte Anwendungen (SPEC-
mark [Uni89}, PERFECT [BCK*89)]), sondern synthetische Benchmark-Programme
verwendef. Dies erlaubt eine erheblich flexiblere Parametrisierung der zu untersu-
chenden Arbeitslast und vereinfacht somit die Analyse des Systemverhaltens, da
die einzelnen Parameter der Arbeitslast in bestimmten Grenzen unabhéngig von-
einander veréndert werden konnen. Die Arbeitslast wird dabei durch eine Reihe
von Parametern charakterisiert. Diese Parameter kénnen auf der CRAY X-MP/Y-
MP Supercomputer-Familie mit Hilfe des Hardware-Performance-Monitors fiit be-
stehende, reale Arbeitslasten ermittelt werden, die dann mit Hilfe des PAR-Bench-
Systems durch eine synthetische Arbeitsiast modelliert werden kénnen. Mit Hilfe
des PAR-Bench-Systems ist es mdglich, eine reale Arbeitslast mit einem erheblich
geringerem Verbrauch an Prozessorzeit zu simulieren und trotzdem alle charakteri-
stischen Eigenschaften Eigenschaften beizubehalten. Somit kdnnen Leistungsmes-

sungen schnelier und effizienter durchgefiihrt werden.

Zur Leistungsmessung wird die synthetische Arbeitslast des PAR-Bench-Systems
dann auf einem dedizierten Computersystem ausgefithrt. Da das PAR-Bench-
System, in FORTRAN implementiert wurde, ist eine Portierung auf andere Com-
len Arbeitslast. Die einmalige Portierung von PAR-Bench auf ein Computersystem
ermdglicht es, mit diesem System beliebige Arbeitslasten zu modellieren und zu mes-
sen. Der Job-Output der synthetischen Arbeitslast kann mit Hilfe des graphischen
Auswertungswerkzeuges GRANSYS in Form von Benchmark-Plots ausgewertet wer-
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den. Das PAR-Bench-System wurde von W, E. Nagel entwickelt [Nag90a, Nag90b]
und im Rahmen einer Diplomarbeit von M. A. Linn um zusitzliche Parameter signi-
fikant erweitert. [Lin90] enth#lt eine genaue Beschreibung der Funktionsweise und
der Parameter von PAR-Bench.

4.1 Generierung der synthetischen Arbeitsiast

Die synthetische Arbeitslast des PAR-Bench-Systems besteht aus einer Reihe von
Jobs, die ein gemeinsames Programm mit eventuell unterschiedlichen Parametern
ausfithren. Dieses Programm enthélt eine Reihe von Kernen, die das Computersy-
stem in unterschiedlichermn Mafle mit der Arithmetik bzw. dem Transfer von Vektoren
zwischen Prozessoren, Hauptspeicher und der Ein-/Ausgabe belasten. Beim Gerne-
rierungslauf werden die Jobs in dem durch eine Parameter-Datei festgelegten Zeit-
punkt gestartet und modellieren die gewiinschte Arbeitslast, in dem sie dynamisch
den Kern zur Bearbeitung auswéhlen, durch den die gewiinschten Endwerte der
Parameter am besten approximiert werden. Die Ausfiihrungsreihenfolge der Kerne
wird dabei in der Job-Datei protokolliert und steht nach dem Generierungslauf fiir
beliebige weitere Ausfithrungsldufe zur Verfiigung. Die dynamisch approximierten
Parameter des PAR-Bench-Systems sind:

s die erreichte Speichertransferleistung in MMREFS {million memory references
per second), also in Millicnen Speicherzugriffe pro Sekunde;

e die erreichte Rechenleistung in MFLOPS (million floating point operations per

second), also in Millionen Gleitkommaoperationen pro Sekunde;

die erreichte Ein-/Ausgabetransferleistung in MIOS (million array elements

transferred to or from an [/O-Device per second}, also der Anzahl der Feldele-

mente (Worte), die zwischen dem peripheren Speicher und dem Haupispeicher

ausgetauscht werden;

e Die von dem Job verbrauchte Prozessorzeit in Sekunden.

®

Diese Parameter der Programmkerne sind im Mehrprogrammbetrieb von der ge-
samten Arbeitslast abhingig, da sie durch die Konkurrenz der Jobs bzw. der Pro-
zessoren um die Ressourcen wie z.B. die Hauptspeicherbandbreite beeinflufit wer-
den. Die Auswahl der auszufiihrenden Programmkerne erfolgt deshalb dynamisch in
Abhiéngigkeit von den bisher gemessenen Leistungswerten. Die Auswahl der Kerne
erfolgt im Generierungslauf auf der CRAY Y-MP unter Nutzung des HPM {hard-
ware performance monitor), wodurch eine hohe Mefigenauigkeit erzielt werden kann.

‘Andere Parameter haben zwar einen Einﬂuﬁ auf die genannten dynamischen Para-
bt et h <4 nAd LAnnan Aachalh
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statisch voreingestellt werden. Das Par-Bench-System unterstiitzt die folgenden
,,statischen Parameter:
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e Die GréBe des vom Programm angeforderten Hauptspeicherplatzes in Worten.
Auf Systemen mit virtueller Speicherverwaltung hat dieser Parameter keine
grofe Bedeutung, da auf den zusitzlich angeforderten Speicherplatz nicht zu-
gegriffen wird.

e Der stride mit dem die Vektoroperationen auf den Daten durchgefiihrt werden.
Ein Stride grofer als eins erhsht die Belastung auf das Speichersystem, indem
einerseits die Anzahl der genutzten Speicherbinke reduziert und andererseits
die Lokalitét der Speicherzugriffe verringert wird.

‘e Die Prioritit der Jobs. Niedrige Werte fiir die Prioritdt bedeuten hier eine

bevorzugte Ausfithrung des Jobs.

Da fiir den Generierung- und den Ausfithrungslauf von PAR-Bench eine einheitliche
Parameter-Datei verwendet wird, werden in der Parameter-Datel einige zusétzli-
che Parameter aufgefiihrt, die im Generierungslauf nicht beriicksichtigt werden.
‘Diese Parameter bestimmen die speziellen Eigenschaften von Jobs mit parallelen
Programmen. Da der Generierungslanf immer sequentiell ausgefithrt wird, werden
Parameter, die die Parallelisierung betreffen, im Generierungslaufignoriert. Die nur
im Ausfiihrungslauf beriicksichtigten Parameter zur Parallelisierung von Jobs sind:

s Die Anzahl der angeforderten Prozessoren, also die maximale Anzahi der Pro-
zessoren, die an der Ausfithrung der Jobs beteiligt werden sollen. Auf Com-
putersystemen mit einer statischen Einteilung der Prozessoren in cluster wie
die Alliant ¥X /2816 wird unabhéngig von diesemn Parameter jeweils ein ganzer
cluster fiir das parallele Programm angefordert.

e Der Parallelisierungsgrad nach Amdahl, der das Verhiltnis von paralleler Aus-
fiilhrungszeit zur sequentieller Ausfiihrungszeit kennzeichnet und die mégliche
Beschleunigung durch Parallelverarbeitung begrenzt (siche Abschnitt 2.4.1).

s Die load balance gibt die Verteilung der zur Verfiigung stehenden Arbeit auf die
Prozessoren in Prozent an. Definiert wird der Wert hier durch das Verhéltnis
von der durchschnittlich nutzbaren Prozessorzahl zu der Zahl der angeforder-
ten Prozessoren {siche Abschnitt 2.4.1).

Die durch PAR-Bench zu modellierende Arbeitslast wird durch elne ’Parameter-Datei
beschrieben, in der alle Parameter (statische, dynamische und Parallelisierungspara-

meter) enthalten sind. In dieser Arbeit wird nur ein Ausschnitt der Parameterdatei
zur Interpretation bendtigt, der im folgenden beschrieben wird.

Jede Zeile der Parameter-Datei steht fiir eine Anzahl von Jobs mit gleichen Para-
metern, die zum gleichen Zeitpunkt gestartet werden. Die erste Spalte (#) legt die
Anzahl der Jobs fest, die mit den in der Zeile angegebenen Parametern zur Arbeits-
last beitragen. Die zweite Spalte (DEL) bestimmt den Zeitraum in Sekunden, der
nach dem Start der Arbeitslast verstreichen soll, bis die Jobs gestartet werden. In

[DDRTATETY ahid daw Docogramrmnama
‘der oydut: i6 (CRUNANLS stent der Programmnaine des Programms, das von den Jobs

- ausgefithrt wird. Die in dieser Arbeit verwendeten Arbeitslasten bestehen aussch-
~lieBlich aus mit Hilfe von PAR-Bench generierten synthetischen Benchmark-Jobs,
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#,DEL,PR,SEC, HM, FL, I0, SIZE, MODE ,PRNAME, ST,PG, LB, N
8,00,10, 30, 050,200,000, O000,’EXE’ ,’bench’, 1, 0, 0,1
§,01,10, 30, 010,120,000, 000,’EXE’ ,’bench’, 1, 0, 0,1
8,02,10, 20, 040,120,000, 000,’EXE’ ,’bench’, i, 70,100,8
4,03,10, 20, 080,200,000, 000,’EXE’ ,’bench’, 1,100, 70,8

Tabelle 4.1: FEine Parameter-Datei fiir PAR-Bench.

die durch den Programmnamen ’bench’ gekennzeichnet sind. Alternativ kénner
Jjedoch auch artfremde Programme wie z.B. reale Anwendungen innerhalb einer sya-
thetischen Arbeitslast gestartet werden. Die Spalte § (HODE) entscheidet, ob ein
- Generierungs- ("GEN’) oder ein Ausfiihrungslauf {EXE’} durchgefithrt werden soll.
Die Spalten 4-7 beschreiben die anzustrebenden dynamischen Parameter: Spalte 4
(SEC) die verbrauchte Prozessorzeit in Sekunden, Spalte 5 (MH) die Speichertrans-
ferleistung in MMREFS, Spalte 6 (FL) die Rechenleistung in MFLOPS und Spalte
7 (10) die Ein-/Ausgabetransferleistung in MIOS. Die statischen Parameter sind in
den Spalten 3, 8 und 11 aufgefithrt: Spalte 3 (PR) enthilt die Prioritét, Spalte 8 legt
den (SIZE) der Speicherbedarf in KWorten und Spalte 11 (ST) der Stride fiir die
Vektoroperationen fest. Die Parameter fiir parallele Programme werden schliefilich
in den Spalten 12-14 angegeben: Spalte 14 (PG) der gewiinschte Parallelisierungs-
grad in Prozent, Spalte 15 (LB) die load balance in Prozent und Spalte 16 (N) die
maximale Prozessorzahl.

4.2 Messung und Auswertung

Der Ausfiihrungslauf kann im Gegensatz zum Generierungslauf auf allen Compn
tersystemen ausgefithrt werden, auf die PAR-Bench portiert wurde. Soll eine Mes-
sung nach einem Generierungslauf auf einem anderen Computersystem durchgefiihsi
werden, so miissen zunichst die Job-Dateien, in denen die Kernfolgen protokolliert,

wurden, anf das zu messende System iibertragen werden. Diese Dateien liegen als

unformatierte FORTRAN-Dateien (bin#r codiert) vor, da der Aufwand, der durdh
das Lesen der Kernfolgen im Ausfithrungslauf entsteht, gering gehalten werden soll.
Zur Ubertragung werden die Job-Dateien in formatierte FORTRAN-Dateien trans-
formiert, da die Codierung von unformatierien FORTRAN-Dateien auf verschiede-
nen Computersystemen nicht standardisiert ist. Die Datelen werden dann auf daszw
messende System iibertragen und dort wieder in unformatierte FORTRAN-Dateiap

zuriicktransformiert.

Zusitzlich mufl die Parameterdatei fiir einen Ausfithrungslanf{ modifiziert wer

~Ausfiihrungsiauf eingetragen wird, Da die dynamischen Parameter Rechenieistung
(FL), Speichertransferleistung (HK), Ein-/Ausgabe-Transferleistung (10) und Pro-
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78 Kapitel 4: MeBmdglichkeiten des PAR-Bench-Systems

zessorzeit (SEC) durch die im Generierungslauf erstellten Job-Dateien {estgelegt
werden, lassen sich diese im Ausfithrungslauf nicht mehr verindern. Alle ibri-
gen Parameter sind variabel und kénnen fiir einen Ausfiihrungslauf neue Werte
annehmen. Dazu gehdren insbesondere die Parallelisierungsparameter, durch die
der EinfluB von Parallel-Programmen auf die Leistung im Mehrprogramm-Betrieb
untersucht werden kann. Die Parallelisierungsparameter werden im Ausfiihrungslauf
in Abhingigkeit von der Ausfithrungsreihenfolge der Programmbkerne dynamisch ap-
proximiert.

Beim Ausfiihrungslauf generiert jeder Job nach dem Prinzip des event fracing eine
Ausgabe-Datei, die Daten iiber das Ausfiihrungsverhalten des Jobs enthélt. Ausge-
geben werden z.B. die Zeitpunkte, an denen die Ausfiihrung der Jobs beginnt und
beendet wird, die verbrauchte Prozessor- und Systemzeit sowie die bei der Parallel-
verarbeitung erreichten Werte (Parallelisierungsgrad und load balance). Die in den
‘Ausgabe-Dateien enthaltenen Informationen kénnen entweder direkt oder mit Hilfe
des graphischen Auswertungssystems GRANSYS [Lin80, NL91a] ausgewertet wer-
den. Durch dieses Auswertungssystem werden zum einen Daten berechnet, die das
globale Verhalten eines Benchmarks betreffen, d.h. das Verhalten der Arbeitslast als
Ganzes, und zum anderen Benchmark-Plots generiert, in denen der zeitliche Ablauf
bei der Bearbeitung der einzelnen Jobs sichtbar wird. Von GRANSYS werden die
folgenden MeBwerte aus den Ausgabe-Dateien eines Benchmark-Laufes bestimmt
und mit dem Benchmark-Plot ausgegeben.

e Die Bench-time soll die Bearbeitungsdaner der Arbeitslast wiedergeben. Sie
ist die Differenz zwischen Start- und Endzeitpunkt der Bearbeitung der Ar-
beitslast. Der Startzeitpunkt wird auf den Eintrittszeitpunkt des ersten Jobs
in das Computersystem normiert. Der Endzeitpunkt wird als Durchschnitt
zwischen den Zeitpunkten, bis zu denen die Prozessoren des Computersystems
ausgelastet sind, definiert. Bei sequentiellen Programmen entspricht dies den
Endzeitpunkten der letzten N Jobs, wobei N der Anzahl der Prozessoren im

_ Computersystem entspricht.
e Die Totai-time ist die von der Arbeitslast verbrauchte Prozessorzeit. Sie ist
das Produkt aus der Bench-time und der Anzahl der Prozessoren des Compu-

.. tersystem.
e Die CPU-time ist die Summe der von den Jobs der Arbeitslast verbrauchten

~ Prozessorzeit.
- 8..Die System-time ist die Summe der von den Jobs bel der Bearbeitung von
" Systemroutinen des Betriebssystems verbrauchten Prozessorzeit.
e ‘Die Jdle-time ist die Zeit, in der Prozessorzeit weder fir die Bearbeitung von
" Benutzer- noch fiir die Bearbeitung von System-Code verwendet wird. Sie
wird als Differenz der Total-time und der fiir Benutzer- oder System-Code
- verbrauchten Prozessorzeit { CPU-time + System-time) gebildet.
Die Wait-time wird aus der Summe der Ausfiihrungszeiten der Jobs abziiglich
- der bei der Bearbeitung von Benutzer- oder System-Code verbrauchten Prozes-
sorzeit gebildet. Die Wait-time ermoglicht es, Aussagen iiber die Antwortzeit
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4.2 Messung und Auswertung 79 .

des Computersystem bei der Bearbeitung der Jobs zu treffen.
e Unter der Real-time wird die Ausfithrungszeit eines Jobs verstanden, also die
Differenz zwischen End- und Startzeitpunkt.

Der Bereich Parallel-Jobs gibt Informationen iiber die parallelen Programme der
Arbeitslast wieder. Alternativ konnen in diesem Bereich auch Informationen iiber
sequentielle Programme ausgegeben werden, die mit den parallelen Programmen aus
anderen Messungen verglichen werden sollen. Die CPU-time, System-time und Real-
time geben hier die Summen der entsprechenden Prozessor- bzw. Ausfilhrungszeiten
der parallelen Jobs wieder. Der unter Service angegebene service-Faktor setzi die
Prozessorzeiten ins Verhiltnis zur Ausfiihrungszeit der Jobs. Der bei der System-
time angegebene service-Faktor setzt die Summe aus CPU-time und System-time
ins Verhiltnis zur Ausfiihrungszeit.

A T Bench~time 412 .47s
DEMOPLO] Teial—time 6500 48
CPU-t ime 6456 . 705 27 .8412
System—1 ime 102.290s .7.55%
idie—1t Ime 40.58s 0.61%
wWait—-tTIme 255.91s 14 .48%
PR PG LB NPROC ST Paraliel Jobs: Service
16 Jobs 10 C.QCGC 0.0040 1 seg 1 CPU=1ime t701.560s 7.83
B Jobs 10 0.990 1.000 8 1 System=~1ime 6§2.40s 1.90
Raal-1ime e%0.37s
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Ab_b_ﬂdung 4.1: Beispiel fiir einen Benchmark-Plot.

Die Abbildung 4.1 zeigt einen mit Hilfe des GRANSYS-Systems generierten Bench-
mark-Plot. Jeder Balken repisentiert einen Job der Arbeitslast, dessen Nummer
BPxxx an der Y-Achse abgelesen werden kann. An der X-Achse ist die Realzeit seit
dem Start des ersten Jobs der Arbeitslast angetragen. Bei der Interpretation der
Balken miissen zwei zwischen zwei Arten von Balken unterschieden werden:

‘e Im einen Fall ist die Ausfithrungszeit eines Jobs hdher als seine Prozessor-
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80 Kapitel 4: Meflmdglichkeiten des PAR-Bench-Systems

zeit. Dies trifft fiir alle sequentiellen Jobs einer Arbeitslast zu. In diesem
Fall gibt der linke Rand des Balkens den Startzeitpunkt und der rechie Rand
den Endzeitpunkt des Jobs an. Das Muster innerhalb des Balkens gibt dann
zusitzliche Information {iber die Anteile der CPU-time, der System-time und
der Wait-time an der Ausfihrungsdauer des Jobs. Die Muster innerhalb der
Balken geben jedoch keine Information dariiber, zu welchem Zeitpunkt ein Job
CPU-time oder System-time bendtigt hat.

@ Der zweite Fall tritt dann ein, wenn die Ausfiihrungszeit eines parallelen Jobs
geringer ist als sein Bedarf an Prozessorzeit. Diese Balken kénnen daran er-
kannt werden, dafl das Muster fiir die Wait-time das Muster fiir die CPU-time
und die System-time iiberlagert. Die Linge des Balken gibt in diesem Fall die
Summe aus CPU-time und System-time des Jobs an. In diesem Fall tritt eine
negative Wait-time auf und das linke Ende des Musters fiir die Wait-time gibt
den Endzeitpunkt des Jobs an.

Damit ist die Beschreibung des Systems PAR-Bench in seiner aktuellen Version
abgeschlofien. Im folgenden werden die Probleme und Losungen diskutiert, die bei
der Portierung des Systems PAR-Bench entstanden.

4.3 *-.P_O;E‘tierﬁng des Systems PAR-Bench

Das PAR-Bench-System soll vergleichbare Leistungsmessungen von Multiprozessor-
Vektorrechnern mit gemeinsamen Speicher im Mehrprogramm-Betrieb ermoglichen.
Daher wurde das Ziel einer leichten Portierbarkeit des PAR-Bench-System bei
der Entwicklung beriicksichtigt. Da aber moderne Mefiwerkzeuge wie hardware-
Monitore und hochgenaue Echtzeituhren in den akiuellen Versionen der Betriebs-
systeme und FORTRAN-Compiler bisher nicht standardisiert sind, miissen die ent-
sprechenden Routinen bel einer Portierung des System modifiziert werden. Der

Aufruf von maschinenabhéngigen Systemroutinen wurde jedoch in einige wenige Un-
Ouellnroot
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alle zv messenden Computersysteme zu verwenden, wurde jedoch aufgegeben, da
dies zu Schwierigkeiten mit den Bindern der eingesetzten Computersysteme filhrte.
Stattdessen wird in der vorliegenden Version des PAR-Bench-Systems mit Hilfe
eines Priprozessors aus den entsprechend angepafiten Unterprogrammen und den
portablen Unterprogrammen das passende Quellprogramm zu einem Computersy-
stem generiert. Dabel werden die Programmroutinen, die auf der CRAY X-MP
bzw. Y-MP fiir den Generierungslauf eingesetzt werden durch Programme mit lee-
rem Programmkdrpern ersetzt. Diese Programmroutinen sind auf den Zielrechnern
nicht erforderlich, da sie nur fiir den Generierungsiauf ben&tigt werden, der auf einer
CRAY X-MP bzw. Y-MF durchgefiihrt wird.

-Bei der Anpassung der fir den Ausliihrungslauf bendtigten maschinenabhangi-
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gen Programmteile wurde versucht, auf Standard-UNIX-Systemaufrufe zuriickzu-
greifen, um eine Basis fiir die Portierung auf weitere UNIX-Systeme zu schaf-
fen. Die Messung der verbrauchten Prozessor- und Systemzeit wurde mit dem
UNIX-Systemaufruf ditme durchgefiithrt. Das Datum und die Uhrzeit konnten
dem Standard konform iiber die Funktion fdate ermittelt werden. Die Auflésung
der so erhaltenen Uhrzeit betrégt jedoch nur eine Sekunde und ist deshalb fiir ge-
naue Zeitmessungen nicht geeignet. Eine genauere Angabe der Uhrzeit ist jedoch
nicht mit Hilfe von UNIX-Systemaufrufen erreichbar, da solche in den verwende-
ten UNIX-Derivaten noch nicht standardisiert sind. Das Betriebssystem Convex
OS stellt einen Systemaufruf (gefiimeofdey) zur Verfiigung, mit dem die aktuelie
Uhrzeit bis auf Mikrosekunden genau wiedergegeben wird, der aber nicht von dem
FORTRAN-Compiler unterstiitzt wird. Solche Systemaufrufe werden von einem
C-Programm (sysif.c: Sysiem-Inierface) aus angesprochen, das wiederum von dem
FORTRAN-Programm aufgerufen wird. Auf dieselbe Art kann dariiber hinaus noch
ein Systemaufruf (getrusage) zur Bestimmung von Informationen beztiglich paging,
swapping und task-Wechsel aufgerufen und genutzt werden.

Auf der Alliant FX/2816 steht unter CONCENTRIX kein Systemaufruf zur
Verfiigung, der die aktuelle Uhrzeit mit einer héheren Genauigkeit als eine Se-
kunde wiedergibt. Daher wurde zusitzlich der Zihler der Echizeituhr mit einer
zeitlichen Aufidsung von 10 g-Sekunden durch einen Systemaufruf ausgelesen und
protokolliert. Das Auswertungsprogramm GRANSYS mufite fiir die Verwendung
dieser Information modifiziert werden. Der Aufruf der Echtzeituhr ist jedoch in
den verwendeten UNIX-Derivaten nicht standardisiert, so dafl auf einen maschi-
nenabhingigen Systemaufruf (Arcget) zuriickgegriffen werden mufte. Bei einer Por-
tierung auf ein weiteres UNIX-System mit dhnlichen Voraussetzungen mufl dieser
Systemaufruf durch den systemspezifischen Systemaufruf des neuen Systems ersetzt
werden.

Auch in den CRAY-Routinen wurden Modifikationen erforderlich, da mit der neuen
UNICOS-Version 6.0 ein von PAR-Bench benuizier Systemaufruf nichi mehr zur
Verfiigung steht. Zur Ermittlung des von dem Programin bentiigien Speicherplat-
zes steht der vorher genutzie Systemaufruf {memory) nicht mehr zur Verfiigung.
Der dazu in Vorginger-Versionen verlligbare Systemaufruf komnte jedoch als C-
Programm unter Nutzung des Systemaufrufs {sbreck) emuliert und in das PAR-
Bench-System eingebunden werden. FEine Ermittlung des aktuell belegten Spei-
cherplatzes wird von keinem der FORTRAN-Compiler bzw. der UNIX-Derivate un-
terstiitzt. Eine Anforderung von zusitzlichem Speicherplatz ist im Prinzip méglich,
wird jedoch aufgrund der statischen Speicherverwaltung von FORTRAN 77 nicht
von den FORTRAN-Compilern bereitgestelit. Da die Computersysteme CONVEX
C3840 und Alliant FX/2816 mit einem virtuellem Speicher ausgestattet sind, ist die
Anforderung von zusitzlichem, nicht genutztem Speicher wenig sinnvoll und daher
nicht erforderlich.

Eine weitere Anpassung erforderten die zur Parallelisierung verwendeten Compiler-
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Direktiven. Diese werden bendtigt, um die Parallelisierung der Kerne so zu beein-
fluBen, dafl eine Parametrisierung des Parallelisierungsgrades und der load balance
ermoglicht wird. Sie erlauben es weiterhin die Parallelisiernng auf den Computer-
systemen so zu beeinfluflen, dal die von den Compilern generierten Programme
einen vergleichbaren Parallelisierungsgrad haben. Die Compiler-Direktiven werden
in Form von Kommentaren in das Quellprogramm eingebracht, so daf} sie von den
Compilern anderer Hersteller ignoriert werden und somit im weiteren Sinne portabel
sind. Somit ist fiir die parallelisierbaren Kerne nur ein Quellprogramm erforderlich,
das mit den unterschiedlichen Compiler-Direktiven fiir alle FORTRAN-Compiler
ausgestattet ist, auf die das PAR-Bench-System portiert wurde. Jeder der Hersteiler
benutzt herstellerspezifische und damit nicht standardisierte Compiler-Direktiven.

Die verschiedenen Compiler der zu messenden Computeisysteme fiihren unterschied-
liche Optimierungen durch und besitzen nicht fiir jede optimierende Transformation
eine Compiler-Direktive, iiber die EinfluB auf die Optimierung genommen wer-
den kann. So wurden sowohl vom Alliant FORTRAN-Compiler als auch von dem
von CONVEX mit Hilfe eines strip mining tiber mehrfach verschachtelte Schleifen
der grofite Teil der Speicherzugriffe bei der Optimierung entfernt. Da der Alliant
FORTRAN-Compiler das strip mining iiber mehrere verschachtelte Schleifen nur bei
der Ubersetzung des Programms fiir die parallele Ausfiihrung durchfiihrt, ergaben
sich bei der Messung der Effizienz bei der Parallelisierung keine sinnvollen Ergeb-
nisse (sieche Abbildung 4.2, Effizienz A). Da sich das Verhalten des Code-Generators
und des Optimierers in der aktuellen Version des Compilers nicht hinreichend beein-
flussen 148t, um diese Effekte zu vermeiden, wurden die Kerne so modifiziert, dafl
eine sinnvolle Ubersetzung des Codes auf allen Computersystemen erreicht wurde
(siche Abbildung 4.2, Effizienz B). Die fiir die neuen Kerne gemessene Effizienz
{iberschreitet nicht mehr 100%, erscheint jedoch sehr gering. Dies 188t sich durch
die verh#ltnismafig geringe Speicherbandbreite des globalen Cache-Speicher und
des Hauptspeicher erkléren, da die Kerne mit einer hohen Hauptspeicherbelastung
die geringste Effizienz bei der Parallelisierung erreichen. Um ungewiinschte Effekte
durch die Optimierungen der Compiler auszuschliefien, wurde der von den Compi-
lern generierte Maschinen-Code untersucht und so die Belastung des Hauptspeichers
durch die Kerne verifiziert. Der fiir die Alliant modifizierte Code lief auch auf der
CONVEX wie gewiinscht, so daf keine neuen Modifikationen nétig wurden.

Ein weiteres Problem trat bei den Grenzen (limits) auf, die den Benutzern duich
die Konfiguration des Betriebssystem vorgegeben sind. Bei den Messungen auf der
Alliant konnte das NQS nicht genutzt werden, da fiir jeden Benutzer nur zehn Jobs
gleichzeitig ausgefithrt werden. Daher wurde der Benchmark-Generator so modifi-
ziert, daf die Jobs auf der Alliant nicht mittels gsub ans NQS geschickt, sondern
mittels & als Hintergrundjob gestartet wurden. Auf der CONVEX war dies auf der
Testmachine ebenfalls nachteilig, so daB die Jobs auf der CONVEX ebenfalls mittels
& in den Hintergrund geschickt werden. Auf der CRAY X-MP bzw. Y-MP fiihrte
dies aufgrund des tealen Speicherkonzepts zu Problemen. Informationen, die das
NQS auf der CRAY mit den Ausgaben der Jobs lieferte, stehen bei einem Hinter-
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£ Effizienz A (alte Kerne) |Hl] Effizienz B (neue Kerne)
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Abbildung 4.2: Die Effizienz der fiir die Parallelverarbeitung tibersetzten Kerne
auf einem 8-Prozessor-Cluster gegeniiber den sequentiellen Ker-
nen fiir die alten KERNE (Effizienz A) und die neuen Kerne
(Effizienz B) im dedizierten Betrieb

grundjob nicht mehr zur Verfiigung und miissen iber UNIX-Kommandos ermittelt
werden. Diese Kommandos werden jeweils in einer neuen shell gestartet, wobei auf
den CRAY-Rechnern mit realem Hauptspeicher eine vollstindige Kopie der alten
shell erzeugt werden muf. Dadurch entsteht ein zusétzlicher Speicherplatzbedarf,
der bei einigen Arbeitslasten zu Speicherengpissen auf der CRAY X-MP/416 {iihrte.
Deshalb werden die Jobs auf der CRAY X-MP/416 weitethin iiber das NQS gest-
artet, wihrend die Jobs auf den iibrigen Rechnern als Hintergrundjobs gestartet
werden. Da jedoch kein absoluter Vergleich der Meflergebnisse erfolgen soll, ist

dieser Unterschied nicht wesentlich fiir den Vergleich der MeBergebnisse.

SR I A ¥ 3 - S 1 L




Kapitel 5

?‘ [
Leistungs

Das System PAR-Bench erm&glicht die Generierung von Arbeitslasten in Abhéngig-
keit von einer Vielzahl von Parametern. Die Parameter-Datei des Systems PAR-
Bench charakterisiert eine Arbeitslast nur in bezug auf die vorgegebenen Eigen-
schaften. FEine vollstandige Modellierung beliebiger Arbeitslasten kann und soll
auch nicht von PAR-Bench geleisiet werden. Das System PAR-Bench dient des-
halb nicht zur Bestimmung einer absoluten Leistungsangabe fiir eine vorgegebene
Arbeitslast. Statt dessen erméglicht das System PAR-Bench eine Untersuchung der
Abkingigkeit der Leistung von bestimmten Parametern. In den Leistungsmessungen
wird deshalb eine Arbeitslast vorgegeben, die als Referenz fiir vergleichende Mes-
sungen dient. In den folgenden Messungen wird dann jeweils ein Parameter variiert
und der Einfluf} auf die Leistung in bezug auf die Referenzmessung gemessen. Die
Arbeitslasten werden auf der CRAY X-MP /416 generiert, so daf} sich die Parameter

auf die Leistung der CRAY X-MP/416 beziehen.

Im Mehrprogrammbetrieb von parallelen Programmen gibt es vielfdltige Wechsel-
wirkungen, die einen Einfluf} auf die gemessene Leistung haben. Diese Wechsel-
wirkungen entstehen bei der Konkurrenz der Jobs um gemeinsame Ressourcen und
besitzen deshalb eine relativ hohe Varianz. Der Einflu dieser Wechselwirkungen
kann bei der Leistungsmessung bedeutsamer sein als der des untersuchten Parame-

ters. In der Referenzmessung werden deshalb alle Parameter so gewéhlt, dafi die

Ausfithrungsdauer der Arbeitslast nur wenig durch diese Wechselwirkungen beein-
flut wird. Diese Parameter betreffen die Speicherverwaltung, die Ein-/Ausgabe
und den Datentransfer zwischen den Prozessoren und dem gemeinsamen Speicher.

e Der Einfluf der Speicherverwaltung auf die Ausfithrung der Arbeitslast soll
minimiert werden. Dies ist insbesondere deshalb von Bedeutung, weil eine
Untersuchung der Leistung virtueller Speicherkonzepte nicht in PAR-Bench
vorgesehen ist. Es wird deshalb kein zus#tzlicher Speicher angefordert, indem

~ der Parameter SIZE jeweils auf 0 gesetzt wird. Zusétzlich werden die Arbeits-
lasten so gewdhlt, daB der freie Arbeitsspeicher der Computersysteme fir die
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gesamte Arbeitslast ausreichend ist.

¢ Die gemeinsame Nutzung der Ein-/Ausgabe wird in dieser Arbeit nicht un-
tersucht. Die Jobs der gemessenen Arbeitslasten fithren daher nur ein Mini-
mum an Ein-/Ausgabeoperationen durch, d.h. der Parameter IO wird aunf 0
MIOOPS gesetzt.

s Die Wechselwirkungen, die durch die Nutzung des gemeinsamen Hauptspei-
chers auf den Testsystemen entstehen, werden gezielt untersucht. Fir die
Referenzmessung wird eine Arbeitslast ausgewihlt, die das Speichersystem
niedrig belastet. Da sich die Speicherarchitektur der Alliant jedoch wesent-
lich von der der iibrigen Testsysteme unterscheidet, wurde fiir die Alliant eine
besonders niedriger Wert fiir die Belastung des gemeinsamen Hauptspeichers

gewahlt.

In den ersten Messungen wird das grundsitzliche Verhalten der Computersysteme
untersucht, wenn ein Teil der Arbeitslast parailel ausgefithrt wird. Die néchsten
Messungen bestimmen die Leistung eines Computersystems bei der Ausfiihrung
von Arbeitslasten mit parallelisierten Jobs, in Abhingigkeit von dem Parameter
Parallelisierungsgrad. Der Einflufi des Speichersystems auf die Parallelisierung von
Programmen bildet den letzien Punkt der Uniersuchung.

5.1 Messungen auf der Alliant FX /2816

Die Architektur der Alliant ¥X/2816 zeichnet sich durch die Verwendung einer
Cache-Speicherhierarchie aus, in der sowoh! lokale als auch globale Cache-Speicher
zum Einsatz kommen. Bei einer Leistungsmessung ist die genaue Kenntnis itber die
Nutzung der Cache-Speicher durch die Jobs der Arbeitslast erforderlich, um eine
realitdtsnahe Beurteilung der Meflergebnisse zu ermdglichen. Die on-chip-Cache-
Speicher werden vom FORTRAN-Compiler verwaltet, da ihre Konsistenz nicht

von der Hardware sichergestellt wird. Bei der Ubersetzung von parallelen Pro-
grammen wird der on-chip-Cache-Speicher deshalb vom FORTRAN-Compiler als
Vektorregister genutzt, indem mehrfach genutzte Daten explizit zwischen dem on-
chip-Cache-Speicher und den niedrigeren Ebenen der Speicherhierarchie transferiert
werden. Im Gegensatz dazu arbeiten die on-chip-Cache-Speicher bei der Ausfiihrung
von sequentiellen Programme wie auf einem Einprozessorsystem transparent und
werden nur in geringem Mafl vor Compiler beriicksichtigt. Die Ausfiihrungsdauer
der PAR-Bench-Kerne wird von der unterschiedlichen Nutzung des on-chip-Cache-
Speichers in sequentiellen und parallelen Programmen nur geringfiigig beeinflufit.
Der on-chip-Cache-Speicher kann deshalb in beiden Fillen mit den Vektorregistern

der anderen Testsysteme gleichgesetzt werden.

Der globale Cache-Speicher der Alliant FX /2816 entspricht jedoch keinem Architek-
turmerkmal der anderen Testsysteme. Seine Zykluszeit ist jedoch mit der Zykluszeit
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der Speicherbinke der anderen Computersysteme vergleichbar. Die Kapazitit des
globalen Cache-Speichers ist groff genug, um alle Daten, die im Zugriff der gleich-
zeitig ausgefithrten Jobs stehen, aufzunehmen. Der Speicherplatz, der von sechzehn
Jobs im globalen Cache-Speicher genutzt wird, betrigi ca. 96 KWorte, also ungefhr
38% der Kapazitit des globalen Cache-Speichers. Daher ist davon auszugehen, daf
alle Daten wihrend einer Zeitscheibe aus dem globalen Cache-Speicher bedient wer-
den, selbst wenn die aufgrund seiner Organisation nutzbare Kapazitdt geringer ist als
seine tatsichliche Kapazitit ist (siche Abschnitt 2.1.3). Wshrend im globale Cache-
Speicher nur die hiufig benutzten Daten Platz finden miissen, muf} der Hauptspei-
cher das gesamte Programm und alle Daten aufnehmen kénnen, wenn das Auslagern
von Seiten verhindert werden soll. Da die zu messenden Arbeitslasten das Compu-
tersystem auch bel sequentieller Ausfithrung vollstéindig nutzen sollen, miissen sich
in jeder Arbeitslast mindestens 16 Jobs gleichzeitig im Computersystem befinden.
Um Effekte, die aufgrund der Speicherverwaltung entstehen, zu vermeiden sollen alle
Jobs einer Arbeitslast gleichzeitig in den Hauptspeicher der Testkonfiguration pas-
sen. Bei einer Begrenzung des strides auf vier ist der statische Speicherplatzbedar{
der Datenfelder klein genug, um hinreichend grofie Arbeitslasten zu ermdglichen.
Da die Testkonfiguration der Alliant FX/2816 mit vier Speicherbénken ausgestattet

ist, ist eine Begrenzung des maximalen strides auf vier auch fiir andere Messungen
wmtroékaL

suLs

Bei der Alliant FX /2816 miissen die Prozessoren des Computersystems statisch auf
die fiir die Parallelverarbeitung verwendeten clusier eingeteilt werden. Die Kon-
figuration der FX/2816 als ein cluster mit 16 Prozessoren wird von Alliant nicht
empfohlen, da sich die Prozessoren dann zu sehr beim Zugriff auf den crossbar-
Zugang behindern. Zudem wurde die Konfiguraiion einer Alliant als 16-Prozessor-
cluster zunichst nicht unterstiitzt; daher wurde die Alliant fiir die Messungen als
zwei cluster mit jeweils acht Prozessoren konfiguriert.

5.1.1 . Arbeitslasten mit giinstigen Eigenschaften

enen zur Bes
unteren SCuJ.a.nnG fu; den numaud, der be; der Parallel‘ve" rheitung auf der
ant FX/2816 entsteht. Dazu werden die Job-Parameter so gewahlt werden, daﬁ
keine bzw. nur geringe Wechselwirkungen zwischen den Jobs oder den kooperieren-
den Prozessen eines parallelen Jobs entstehen. Die parallelen Jobs sollen dabei in
Bezug auf die parallele Ausfiihrbarkeit optimale Eigenschaften besitzen. In spéte-
ren Messungen wird der zusétzliche Aufwand, der bei der Parallelverarbeitung von
Arbeitslasten mit ungiinstigeren Parametern entsteht, dann mit diesen Messungen

verglichen.

e: Die dynamischen Parameter der Jobs werden so gew#hlt, dafl eine niedrige
. ‘Speicherbelastung entsteht. Eine niedrige Speicherbelastung kann durch eine
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Arbeitslast erreicht werden, deren Jobs rechenintensive Programme ausfithren.
Die Rechenleistung der Alliant FX /2816 betrigt 640 MFLOPS, wihrend die
Speicherleistung durch die maximale Speicherbandbreite der globalen Cache-
Speicher auf 80 MMREFS beschriankt ist. Daher kénnen bei einer vollstéindi-
gen Uberlappung acht Rechenoperationen und ein Speicherzugriff gleichzeitig
durchgefiihrt werden. Bei einer Wahl von zwdlf Rechenoperationen auf einen
Speicherzugriff wird daher maximal % = 66.6% der Speicherbandbreite des
globalen Cache-Speichers beansprucht. Diese Wah! wird durch eine Kernfolge
realisiert, die auf der CRAY X-MP mit den Parametern 120 MFLOPS und 10

MMREFS generiert wurde.

e Die Parallelisierungsparameter werden fiir die parallelen Jobs so gewdhlt, daf}
eine mdglichst balancierte parallele Ausfiihrung der Jobs erreicht wird. Die
Anzahl der genutzten Prozessoren betrigt deshalb N=8, wodurch alle Prozes-
sofen eines clusters genutzt werden. Der Parallelisierungsgrad und die load
balance werden mit PG=100% und LB=100% jeweils optimal vorgegeben.

Einprogrammbetrieb Zunichst soll untersucht werden, wie effizient parallele
Programme auf einer Alliant FX/2816 ohne Hintergrundlast ausgefithtt werden
kénnen. Dazu wird ein Job mit den oben angegebenen Parametern in der Mes-
sung FXM1 sequentiell und in der Messung FXM2 parallel ausgefiihrt. Dabei muf
Jjedoch berticksichtigt werden, daB dieses parallele Programm nur auf einem cluster
mit acht Prozessoren ausgefiihrt wird und acht Prozessoren leerlaufen. Das hat zur
Folge, dal nur die halbe Rechenleistung genutzt werden kann und die Speicher-
belastung nur die Hilfte der Speicherbelastung betrégt, die bei der Nutzung aller
Prozessoren entsteht. Die bei dieser Messung erhalienen Ergebnisse werden in der
Tabelle 5.1 wiedergegeben. Der speedup betrigt bei der parailelen Ausfiilhrung mit
acht Prozessoren 7.75, was einer Effizienz von 96.98% entspricht. Diese Mefiwerte
zeigen, daf} auf der Alliant FX/2816 mit glinstigen parallelen Programmen eine hohe
Effizienz und damit eine hohe Beschleunigung erzielbar ist.

Messung CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]
'FXM1 sequentiell 192.3 100.0 183.3 1.0 100.0
FXM2 parallel 196.0 101.9 24.9 7.75 87.0
Tabelle 5.1: Effizienz und speedup eines rechenintensiven Jobs auf einem 8-
Prozessor-cluster der Alliant FX/2816
Mehrprogrammbetrieb Die Untersuchung solcher besonders giinstiger Jobs soll

= ¥
o
o

nun im Mehrprogrammbetrieb erfolgen. Die zu messende Arbeitslast besteht aus
intergrundlast mit den 18 Jobs BP001-016 und den 8 Testjobs BP017-024.

[l it 30§
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Mit Hilfe der 16 sequentiellen Jobs der Hintergrundlast wird erreicht, dafl wihrend
der gesamten Ausfithrungsdauer der Testjobs hinreichend viele Jobs bereitstehen,
um alle 16 Prozessoren der FX/2816 zu nutzen. Nach den 16 sequentiellen Jobs
der Hintergrundlast werden weitere acht Testjobs gestartet, die dann sequentiell
oder parallel mit unterschiedlichen variablen Parametern ausgefithrt werden. Die
Messung FXM3, in der neben den 16 Jobs der Hintergrundlast anch alle 8 Testjobs
sequentiell ausgefithrt werden, dient dabei als Referenz fiir den Vergleich mit den
folgenden Messungen. Die fiir diese Messung auf der CRAY X-MP generierten
Kernfolgen wurden auch fiir alle weiteren Messungen genutzt; eine Ausnahme bilden
lediglich die Messungen in Abschnitt 5.1.3. Die zur Generierung der Arbeitslast
verwendete Parameter-Datei wird in Tabelle 5.2 wiedergegeben (Beschreibung siehe
Abschnitt 4.1).

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, IO, ... ST, PG, LB, N
16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1
08, 02, 10, 20, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1
Tabelle 5.2: Parameter fiir die Referenzmessung FXM3 mit sequentiellen
Testjobs

In der zweiten Messung FXM4 werden alle acht Testjobs (BP017-BP024) parallel
ausgefithrt. Wie auch bei der Messung ohne Hintergrundlast wurde ein optimaler
Parallelisierungsgrad PG=100% und eine optimale load balance LB=100% vorgege-
ben (siehe Tabelle 5.3).

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... 8T, PG, LB, N

16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1

08, 02, 10, 20, 010, 120, 000, ... 1, 100, 100, 8
Tabelle 8.3: Parameter fiir die Messung FXM4 mit acht parallelen Testjobs

Meflergebnisse Der Benchmark-Plot der sequentiellen Referenzmessung FXM3
wird in Abbildung 5.1 a) und der Benchmark-Plot der Vergleichsmessung mit
acht parallelen Jobs wird in Abbildung 5.1 b} wiedergegeben.  Anhand dieser
Benchmark-Plots kann die Ausfiihrungsdauer und der zusitzliche Aufwand von
parallelen Programmen im Mehrprogrammbetrieb analysiert werden. Die Analyse
erbrachte die im folgenden beschriebenen Ergebnisse:

¢ Bei der sequentiellen Referenzmessung FXM3 ist die Summe aus CPU- und
. System-time zu hoch, da sie die zur Verfiigung stehende Prozessorzeit, die
.. Total-time, um 1.97% ibersteigt. Die Idle-time, die als Differenz von Total-

time und der Summe aus CPU- und System-time gebildet wird, ist daher

P
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negativ. Diese Werte lassen sich reproduzieren und zeigen, dafl die von dem
Systemaufruf time gelieferten Werte fiir die CPU-time und die System-time

hohe Mefifehler aufweisen.

e Beim Vergleich der Bench-time und der Total-time der Referenzmessung
FXMS3 mit der Messung FXM4 fillt auf, dafl diese bei der Messung FXM4
nahezu unverindert sind. Der durch die Parallelisierung der Testjobs verur-
sachte Anstieg der Total-time muf auch in Relation zur CPU-time der Testjobs
bei sequentieller Ausfithrung von 1641.8 Sekunden gesetzt werden. Der An-
stieg der Total-time von 10.97 Sekunden entspricht 0.67% dieser CPU-time
und ist damit so gering, dafl er praktisch keine Bedeutung hat. Der bei der
parallelen Ausfiihrung der Jobs entstehende Aufwand ist hier vernachlissigbar.

e Die Real-time der parallelen Testjobs BP017-024 ist in Messung FXM4 ge-
geniiber der Real-time der Testjobs in Messung FXM3 deutlich reduziert.
Eine genauere Untersuchung dieser Beschleunigung erfolgt anhand des service-
Faktors. Der service-Faktor gibt das Verhilinis von der CPU-time zur Real-
time der Testjobs an. Bei der Referenzmessung FXM3 befinden sich wihrend
der Ausfiihrungsdauer der Testjobs 24 Jobs im Computersystem. Bei einer

gleichmiBigen Verteilung der Prozessorzeit auf alle Jobs ergibt sich ein service-
Faktor von 12 = 0.8, Der in der Referenzmessung FXM3 fiir die sequentiellen
Testjobs gemessene service-Faktor stimmt mit diesem Wert iiberein (siche Ab-
bildung 5.2 a)). Im Gegensatz dazu ist der service-Faktor der Testjobs von
1.83 in der Messung FXM4 deutlich groer als eins. Da ein solchen speedup
nur duich die parallele Ausfiithrung eines Programms erreicht werden kann,
belegt dieser Wert, dafl die Testjobs in der Messung FXM4 auch tatséchlich
parallel ausgefiihrt werden. Der service-Faktor eines Jobs zeigt weiterhin an,
ob ein Job gegeniiber der Hintergrundlast bevorzugt ausgefithrt wird. Bei
einer Akkumulation der service-Faktoren der acht parallelen Jobs zeigt sich,
dafl den acht parallelen Jobs im Durchschnitt 14.64 der 16 Prozessoren zur
Verfiigung gestellt werden. Auf den beiden clustern werden die parallelen

Jobs also bevorzugt ausgefiihrt.

Fine genauere Untersuchung der Ausfithrungsdauer von parallelen Jobs wird im
folgenden am Job BP024 der Arbeitslasten in den Messungen FXM3 und FXM4
vorgenommen. Aus den Benchmark-Plots in Abbildung 5.1 ist ersichtlich, dafl
die Ausfiihrungszeiten der Testjobs nur in geringem Umfang variieren und der Job
BP024 die Testjobs BP017-024 hinreichend gut reprisentiert. Neben der Messung
mit acht parallelen Jobs wurden auch Messungen mit einem, zwei, vier und 24 par-
allelen Jobs in der Arbeitslast durchgefiihrt. Die Tabelle 5.4 gibt die bei diesen
Messungen fiir den Testjob BP024 erhaltenen Resultate im Vergleich zu den im
Einprogrammbetrieb und im Mehrprogrammbetrieb mit ausschliefilich sequentiellen
Jobs gemessenen Werten wieder.

‘Zu a) Die Tabelle 5.4 a) gibt die im Einprogrammbetrieb gemessenen Werte wieder.
Der in den Messungen FXM1 und FXM2 verwendete Jobs ist mit dem Job BP024 der
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Messungen FXM3-FX10 identisch, so dafl ein direkter Vergleich der Zeiten méglich
ist. Die CPU-time des Jobs bei sequentieller Ausfiihrung in der Messung FXMI1
wird mit 100% gleichgesetzt und gilt als Mafistab fiir den zus#tzlichen Aufwand in
den folgenden Messungen.

Zu b) In der Tabelle 5.4 b) werden die bei der Referenzmessung FXM3 gemessenen
Werte des Jobs BP024 wiedergegeben, die eine Bestimmung des Mehrprogrammauf-
wands bei der Ausfiihrung sequentieller Jobs ermdglichen. Die CPU-time des Jobs
BP024 betrdgt mit der Hintergrundlast 107% der CPU-time bel der Ausfiihrung
ohne Hintergrundlast. Der Mehrprogrammaufwand bewirkt also bet der Arbeitslast
mit geringer Speicherbelastung der Referenzmessung FXM3 gegeniiber der Messung
FXM1 ohne Hintergrundlast einen Anstieg der CPU-time um 7%.

Zu c) Die Tabelle 5.4 ¢) enthalt die MeBwerte der Arbeitslasten, die sich von der Re-
ferenzmessung FXM3 nur in der Anzahl der parallelen Jobs innerhalb der Arbeitslast
unterscheiden.

a) Einprogrammbetrieb

Messung | par. || Real-time | CPU-time | CPU-time | service | speedup | speedup
Jobs [Sek.] [Sek.] [Prozent] | -Faktor Summe
| FXM1 | 0 193.3 192.3 100 1.00 0.99 -
FXM2 1 24.9 196.0 102 7.87 7.75 -
b} Mehrprogrammbetrieb
Messung | par. || Real-time | CPU-time | CPU-time | service | speedup | speedup
Jobs fSek.] [Sek.] [Prozent] | -Faktor Summe
P FXM3 | 0 | 308.9 | 205.6 | 107] 0.62] 0.66 | - |
¢) Mehrprogrammbetrieb mit parallelen Programmen
Messung | par. | Real-time | CPU-time | CPU-time | service | speedup | speedup
Jobs [Sek.} fSek.] [Prozent] | -Faktor Summe
rXM4da 1 28.1 208.0 108 7.55 6.88 6.88
FXM4b 2 29.4 218.4 113 7.49 6.75 13.50
FXM4c 4 60.8 210.4 108 3.65 3.18 12.72
FXM4 8 115.0 211.2 110 1.90 1.67 13.36 |
FXM4d | 24 355.6 212.8 11 0.6 0.54 12.96

:Tabel_le B.4:

Meflergebnisse des Jobs BP024 bei optimalen Voraussetzungen
und einer variierenden Zahl von parallelen Jobs in der Arbeits-

last.
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e In der Messung FXM4a ist der Job BP024 der einzige parallele Job der Ai-
beitslast. Die CPU-time des Jobs ist bei der parallelen Ausfithrung gegeniiber
der sequentiellen Ausfithrung nur in geringen Mafle erhsht und ist gegeniiber
dem Mehrprogrammaufwand von 7% vernachlissigbar. Der speedup des Jobs
BP024 betrigt im Mehrprogrammbetrieb 6.88 im Vergleich zum speedup von
7.75 im Einprogrammbetrieb. Der geringere speedup ist zum grofiten Teil
auf den Anstieg der CPU-time aufgrund des Mehrprogammbetriebs (Anstieg
der Zugriffsverzégerungen) und den leicht reduzierten service-Faktor zuriick-

zufiihren.

¢ Die zwei parallelen Jobs in Messung FXM4b kénnen gleichzeitig auf den beiden
clustern der Alliant ausgefiihrt werden. Daher besteht nur ein geringer Un-
terschied zwischen dem in der Messung FXM4a und dem in Messung FXM4b
erreichten speedup. Das gleiche gilt fiir den service-Faktor.

e In den Messungen mit mehr als zwel parallelen Jobs wird die Rechenleistung
der beiden cluster auf den parallelen Jobs gemeinsame genutzt. Dadurch errei-
chen die Jobs nur noch ein niedrigeren service-Faktor, was zur Folge hat, daf
auch der erzielte speed up geringer wird. Dies kann deutlich in den Messun-
gen FXM4ec und FXM4 beobachtet werden. Die parallelen Jobs werden dabei
stark bevorzugt ausgefithrt und bekommen fast die gesamte Rechenzeit der Al-
liant zugeteilt. In der Messung FXM4d werden alle Jobs parallel ausgefiihrt,
was eine gleichberechtigte Ausfithrung der Jobs zur Folge hat. Da bei dieser
Messung mehr parallele Jobs zur Ausfithrung bereitstehen als Prozessoren in
der Alliant installiert sind, ist eine Beschleunigung durch Paralleiverarbeitung
nicht mehr mdglich. Der service-Faktor der parallelen Jobs entspricht deshalb
dem der sequentiellen Jobs in Messung FXM3.

Auf der Alliant FX /2816 werden parallele Programme also auch dann parallel au{
einem cluster ausgefiihrt, wenn mehr Jobs zur Ausfithrung bereitstehen als Pro-
zessoren. Der zusitzliche Aufwand der dadurch entsteht, ist fiir Programme mit
gﬁnstigen Eigenschaften moderat. Dabei wird die Ausfiihrung der Hintergrundlast

[ e N N 1141
wird durch die parallelen Jobs nicht wesentlich beeintrichtigt. Im folgenden werden

Messungen fiir Arbeitslasten mit weniger idealen Eigenschaften durchgefihrt.

'5.1.2 Arbeitslasten mit niedriger Parallelitét

Die Parallelisierung von realen Anwendungen ist selten so erfolgreich, dafi eine
vollstindige Parallelisierung und eine optimale load balance erreicht wird. In
derartigen Programmen gibt es hiufig Abschnitte, die nicht oder nur geringfiigig
~wvon der ‘Parallelverarbeitung profitieren kénnen. Im Mehrprogrammbetrieb ste-
hen Prozessoren, die aufgrund von sequentiell auszufithrenden Bereichen oder einer
ungleichméfigen Lastverteilung nicht genutzt werden kénnen, {iir die Bearbeitung
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anderer Programme zur Verfiigung. Auf der Alliant FX/2816 ist dies jedoch auf-
grund der statischen Einteilung der Prozessoren in cluster nur bedingt méglich. Ein
Programm kann in sequentiellen Bereichen auf einem einzelnen Prozessor und in
parallelen Bereichen auf einem clustfer ausgefiihrt werden. Ein Wechsel zwischen der
Ausfiihrung auf einem cluster und einem Prozessor kann durch einen Systemaufruf
erreicht werden, erfolgt jedoch nicht automatisch durch den FORTRAN-Compiler.

Parallelisierungsgrad In der Messung FXM10 wird untersucht, ob sich die Aus-
fiihrungsdauer einer Arbeitslast mit parallelen Jobs, die einen geringeren Paralle-
lisierungsgrad besitzen, entsprechend den Erwartungen erhoht. Dazu werden die
Testjobs BP017-024 mit einem Parallelisierungsgrad von PG=70% ausgefiihrt. Die
load balance bleibt bei dieser Messung mit LB=100% unverindert. Die Parameter-
datei der Messung FXM10 wird in der Tabelle 5.5 wiedergegeben.

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N

16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1

08, 02, 10, 20, 010, 120, 000, ... 1, 70, 100, 8
Tabelle 5.5: Parameter fiir die Messung FXM10 - Parallele Testjobs mit

einem Parallelisierungsgrad von PG=70%.

Nach Amdahi’s Law kann bei einem Parallelisierungsgrad von 70% mit acht Pro-
zessoren maximal ein speedup von 2.58 erreicht werden. Bei der Ausfiihrung eines
Programms mit einem derartigen Parallelisierungsgrad auf einem 8-Prozessor- cluster
kann also nur die 2.58-fache Beschleunigung erreicht werden, obwohl acht Prozes-
soren zur Ausfithrung bereitgestelit werden. Dadurch erhoht sich die CPU-time in
der Theorie auf das 3.1-fache der CPU-time des Jobs bei sequentieller Ausfiihrung.

Meflergebnisse In der Abbildung 5.2 b) wird der Benchmark-Plot der Messung
FXMI10 dem der seguentiellen Referenzmessung FXM3 gegeniibergestellt.  Die
CPU-time der Testjobs betrdgt bei paralleler Ausfiihrung das 11.4-fache der CPU-
time bei sequentieller Ausfiihrung in Messung FXM3. Ein so hoher Anstieg 148t sich
jedoch nicht allein durch Wariezeiten auigrund des siatischen Schedulings erkliren.
Der zusétzliche Anstieg der:CPU-time wird durch den Compiler bei Nutzung des
on-chip-Cache-Speichers in den sequentiellen Bereichen eines parallelen Programrms
verursacht. Der Compiler wird in PAR-Bench mit Hilfe der Compiler-Direktive cvdS
noconcur dazu veranlafit, den Programm-Code fiir die sequentiellen Bereiche nicht
zu parallelisieren. Der so fiir einen sequentiellen Bereich in einem parallelen Pro-
gramm generierte Maschinen-Code ist identisch mit dem Maschinen-Code, der fiir
ein sequentielles Programme generiert wird. Wihrend der on-chip-Cache-Speicher

. bei der Ausflihrung eines sequentiellen Programms stiindig genutzt wird, ist er bei
der Ausfiihrung eines parallelen Programms nur als “Vektorregister™ verfiighar und
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5.1 Messungen auf der Alliant FX /2816 85.

fiir andere Daten gesperrt. Der in den sequentiellen Bereichen eines parallelen Pro-
gramms generierte Maschinen-Code nutzt diese ,,Vektorregister“ jedoch nicht, da
er eine automatische Nutzung des Cache-Speichers wie in einem sequentiellen Pro-
gramm erwartet.

Innerhalb der sequentiellen Bereiche erfolgt der Zugriff auf Zwischenergebnisse des-
halb nicht aus dem on-chip-Cache-Speicher, sondern aus dem erheblich langsameren
globalen Cache-Speichern bzw. aus dem Hauptspeicher. Die Verzdgerungen durch
diese Speicherzugriffe fiihren zu dem Anstieg der CPU-time innerhalb der sequentiel-
len Bereiche und somit zu der erhdhten Ausfithrungsdauer. Dieser Effekt wirkt sich
auf Programme mit sequentiellen Bereichen so stark aus, daf} die durch das statische
Scheduling verursachten Leerlaufzeiten nicht eindeutig belegt werden konnen.

Load Balance Die load balance ist der zweite Einflufifaktor, der die Nuizung
von Prozessoren innerhalb eines parallelen Programms bestimmt. Nur bei einer
gleichmafigen Verteilung der Last auf alie zur Verfiigung stehenden Prozessoren
wird ein maximaler speedup erreicht. Eine gleichmiflige Verteilung der Arbeits-
last ist aber nicht mdoglich, wenn sich der Zeitbedarf eines Schleifendurchlaufs erst
zur Laufzeit entscheidet. Die load balance ist auch dann nicht optimal, wenn ein
Programm unter Umstinden nur eine bestimmte Anzahl von Prozessoren fiir die
Ausfiihrung des Programms nutzen kann. Insbesondere in DOACROSS-Schleifen
kann h#ufig nur ein kleiner Teil der Prozessoren genutzt werden; diese Schlei-
fen werden jedoch hier nicht untersucht. Aufgrund der vorgegebenen und durch
Synchronisationsanweisungen sichergestellten Ausfiithrungsreihenfolge entstehen bei
einer ungleichméfigen Verteilung der Last Leerlaufzeiten, in denen einige Prozes-
soren erst wieder genutzt werden konnen, wenn andere ihre Arbeit beendet haben.
Bei einem statischen Scheduling wie bei der Alliant FX /2816 kdnnen solche Leer-
laufzeiten nicht fiir die Bearbeitung anderer Jobs genutzt werden. Der Einflufl des
statischen Schedulings auf die Ausfiihrungsdauer einer Arbeitslast wird in der Mes-
sung FXM11 untersucht. Die Parameterdatel der Messung FXM11 wird in Tabelle
5.6 wiedergegeben. Die load balance der parallelen Testjobs wird auf LB=70% re-
duziert, wihrend ein optlmaler Parallelsierungsgrad von PG=100% wie in Messung
FXM4 vorgegeben wird.

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... 8T, PG, LB, N

16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1

08, 02, 10, 20, 010, 120, 000, ... 1, 100, 070, 8
Tabelle 5.6: Parameter fiir die Messung FXM11 - Parallele Testjobs mit

einer load balance von LB=70%.

ion des Parameter

irekt die erreichbare Effizienz und damit den erreichbaren speedup beschreibt
(slehe Abschnitt 2.4.1). Damit kann bei der parallelen Ausfithrung der Testjobs

vaotare land halance wirda an cewihlt AaR dor Paramater
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bestenfalls ein speedup von 5.6 erreicht werden, obwohl acht Prozessoren fiir die
Ausfithrung zur Verfiigung stehen. Im zeitlichen Mittel werden somit 2.4 der acht
Prozessoren nicht genutzt und laufen leer. In der Theorie steigt dadurch die CPU-
time auf das = = 1.43-fache der CPU-time bei sequentieller Ausfiilhrung. Der
erwartete Anstieg der CPU-time gegeniiber der sequentiellen Ausfiihrung betrigt

demmach 43%.

Mefergebnisse Die Abbildung 5.3 b) gibt den bei der Messung FXM11 erhal-
tenen Benchmark-Plot mit dem der sequentiellen Referenzmessung FXM3 wieder.
Der gemessene Anstieg der CPU-time gegeniiber der sequentiellen Ausfithrung der
Testjobs betragt 42.19%. Dieser Wert stimmt mit dem erwarteten Wert im Rah-
men der Messgenaunigkeit iiberein. Die Ausfiihrungszeit der gesamten Arbeitslast
erhoht sich relativ zu der CPU-time der parallelen Jobs um 36% und bestatigt da-
mit die Gréflenordnung des Anstiegs der gemessenen Prozessorzeit. Der Unterschied
zwischen den beiden Werten 148t sich auf eine geringere Belastung des Speichersy-
stems durch die leerlaufenden Prozessoren und damit auf eine reduzierte Anzahl von
Zugriffskonflikten zuriickfithren. Die gemessenen Werte bestdtigen den erwarteten
Anstieg der Ausfithrungsdauer von parallelen Jobs mit ungiinstiger Lastverteilung
aufgrund des statischen Schedulings der Alliant FX /2816,

LP+ T2 7 R LS 3 £l ¥ 4

HA L] |
8.1.3 Arbeitslasten mit hoher Speicherbelastung

a o

Die Speicherbelastung der rechenintensiven Jobs fiir die Referenzmessung FXM3
wurde so gewihlt, daB sie maximal 66% der Speicherbandbreite des globalen Cache-
Speichers betragen konnte. Die effektive Speicherbandbreite, die diese Jobs im
Einprogrammbetrieb auf einer Alliant FX/2816 erreichen, betrdgt jedoch nur ca.
1.22 MMREFS. Bei einer Nutzung aller 16 Prozessoren betrigt die Speicherbe-
lastung somit ca. 20 MMREFS. Diese niedrige Speicherbelastung ist zum einen
darauf zurtickzufithren, dafl die Rechen- und Speicheroperationen nicht gleichzeitig
ausgefiihrt werden. Zum anderen wird die Speicherbelastung durch den zus#tzlichen

A _L T cdmas bl mcn i a2 m n1ifotniraritnae Aantea
Autwand 't:umgmt der durch die Instruktionen zur Ab}"!..fatcucxt‘--E entstehi. Im

Mehrprogrammbetrieb wurde in der Messung FXM3 aufgrund von Zugriffsverzoge-
rungen eine Speicherbelastung von ca. 16 MMREFS erreicht. Diese Speicherbela-
stung betriagt ungefihr 20% der maximalen Speicherbandbreite und entspricht damit
der Forderung nach ciner geringen Belastung des Speichersystems. Die Speicherbe-
lastung einer Arbeitsiast kann als dynamischer Parameter von PAR-bench nur iiber
eine neue Kernfolge und damit iiber einen neuen Generierungslauf auf der CRAY X-
MP modifiziert werden. Im folgenden werden die Parameter beschrieben, in denen
sich die speicherintensive von der rechenintensiven Arbeitslast unterscheidet.

: s Die Speicherbelastung durch die neue Arbeitsiast soll im Bereich der maxima-
-len Speicherbandbreite des globalen Cache-Speichers von 80 MMREFS liegen.
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Da die Speicherbelastung auf der Alliant FX/28186 in der Messung FXM3 ohne
Zugriffsverzégerungen ungefihr 20 MMREFS betrigt, wird ungefihr das vier-
fache der Speicherbelastung ben&tigt. Fiir die Generierung der Arbeitslast
auf der CRAY X-MP wurde der Parameter MM von 10 MMREFS auf 40
MMREFS erhsht, wihrend der Parameter FL mit 120 MFLOPS beibehalten

wurde.

¢ Die Ausfiihrungsdauer der Testjobs mit hoher Speicherbelastung wird auf-
grund von der erhdhten Zugriffsverzdgerungen ansteigen. Da die Testjobs
aber mit einer Hintergrundlast mit den Parametern aus Messung FXM3 aus-
gefithrt werden sollen, muf} die Ausfithrungsdauer der Testjobs kleiner als die
Ausfiihrungsdauer dieser Hintergrundlast sein. Deshalb wird auf der CRAY
X-MP die Prozessorzeit mit dem Parameter SEC von 20 Sekunden fiir die re-
chenintensiven Testjobs auf 10 Sekunden fiir die speicherintensiven Testjobs
reduziert.

Einprogrammbetrieb Der Einfluf der erhthten Speicherbelastung wird zu-
néchst wieder im Einprogrammbetrieb untersucht. Ein Job mit den oben angegebe-
nen Parametern wird dazu in der Messung FXM20 sequentiell und in der Messung
FXM21 auf einem cluster parallel ausgefithrt. Die Ergebnisse dieser Messungen
werden in Tabelle 5.7 wiedergegeben.

Messung || Real-time | CPU-time | CPU-time | speedup | Effizienz

[Sek.] [Sek.] {Prozent] [Prozent]
FXM20 118.3 118.5 160 1 109
FXM21 17.8 142.4 120 8.70 83.8

" Effizienz und speedup eines speicherintensiven Jobs auf einem

Tabelle 5.7:_.""._
' - 8-Prozessor-cluster der Alliant FX/28186.

Obwohl bei Aer parallelen An flbl‘il" des Programms nur ein eluster der Alliant und
damit nur die Halfte der verfiigbaren Prozessoren genutzt werden, fallt die Effizienz
der Parallelverabeitung der speicherl_ntensu-en Jobs gegeniiber den rechenintensiven
Jobs von 96.9% auf 83.8% deutlich ab. Im Mehrprogrammbetrieb bei der Nutzung
aller 16 Prozessoren ist deshalb mit einem weiteren Anstieg der Ausfiihrungsdauer zu
rechnen. Auf der Alliant FX /2816 wird fiir den speicherintensiven Job in der Mes-
sung FXA120 eine Speicherbelastung von 3.4 MMREFS gemessen. Die Speicher-
belastung der speicherintensiven Jobs betrdgt also nicht das 4-fache sondern nur
das 2.8-fache der Speicherbelastung durch die rechenintensiven Jobs. Der dadurch

entstehende Aufwand ist dennoch erheblich.

Wihrend im Einprogrammbetrieb jeweils nur ein Prozessor fiir die Ausfilhrung eines
sequentiellen Programms genutzt werden, kdnnen im Mehrprogrammbetrieb auch se-
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5.1 Messungen auf der Alliant FX /2816 89

quentielle Programine alle Prozessoren eines Rechners nutzen. Dadurch entstehen
im Mehrprogrammbetrieb von sequentiellen Programmen #hnliche Verzégerungen
durch Zugriffskonflikte wie bei der Ausfiihrung eines parallelen Programms. Bei der
parallelen Ausfiithrung von speicherintensiven Programmen erfolgt jedoch durch alle
Prozessoren eines clusters eine hohe Speicherbelastung, wihrend im Mehrprogramm-
betrieb von sequentiellen Programmen ein Ausgleich zwischen rechenintensiven und
speicherintensiven Programmen erfolgen kann. Dieser Effekt wird in den Messungen
FXM22 und FXM23 untersucht,

Mehrprogrammbetrieb Die Hintergrundlast BP001-016 besteht bei der Mes-
sung FXM22 ebenso wie bei der Referenzmessung FXM3 aus rechenintensiven Jobs
mit geringer Speicherbelastung. Im Gegensatz dazu sind die Testjobs BP017-BP024
nun speicherintensiv und belasten den Speicher entsprechend den oben fiir den Ein-
programmbetrieb gemessenen Werten. In der Messung FXM22 werden die speicher-
intensiven Testjobs sequentiell ausgefiihrt. W&hrend der Ausfiihrungsdauer der 8
Testjobs mit einer Speicherbelastung von ca. 3.4 MMREFS werden dann noch die
16 Jobs der Hintergrundlast mit einer Speicherbelastung von 1.2 MMREFS aus-
gefiihrt. Von diesen 24 Jobs kdnnen nur 16 Jobs gleichzeitig bearbeitet bearbeitet
werden. Die durchschnittliche Gesamtspeicherbelastung betriigt bei dieser Messung
also ca. 31 MMREFS bzw. 38% der Speicherbandbreite der globalen Cache-Speicher.
Der Generierungslauf fiir die Messung FXM22 wurde auf der CRAY X-MP mit den
in Tabelle 5.8 wiedergegebenen Parametern durchgefithrt.

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N
16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1
08, 02, 10, 16, 040, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1

Tabelle 5.8: Parameter fiir die Referenzmessung FXM22 - Sequentielle Test-
. jobs mit hoher Speicherbelastung.

L W P

wobei sowohl der Parallelisierungsgrad mit PG=100% und auch die load balance mit
LB=100% optimal vorgegeben. Die Parameter-Datei fiir die Messung FXM23 wird
in der Tabelle 5.9 wiedergegeben.

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N

| 16, 00, 10, 30, 010, 120, 000, ... 1, 000, 000, 1

08, 02, 10, 10, 040, 120, 000, 1, 180, 100, 8
Tabelie .5.9: Parameter fiir die Messung FXM23 - Parallele Testjobs mit

hoher Speicherbelastung.
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Wihrend der Bearbeitung der parallelen Jobs werden nahezu keine sequentiellen
Jobs ausgefiihrt. Die 18 Prozessoren belasten dabei das Speichersystem mit ca. 54
MMREFS, wihrend nach der Ausfiihrung der parallelen Testjobs die Speicherbela-
stung durch die Hintergrundlast nur noch ca. 20 MMREFS betrégt. Die Speicher-
belastung von 54 MMREFS betrigt ca. 68% der maximal Bandbreite der globalen
Cache-Speicher und fiihrt zu einer deutlich hoheren Belastung des Speichersystems.
Dies fithrt sowohl an den vier globalen Cache-Speichern als auch an den acht ge-
meinsamen Speicherzugingen der Prozessoren zu Zugriffskonflikten (siche Abschnitt
3.1). Bei einem gleichzeitigen Zugriff tiber alle Speicherzugénge kénnen nur die
Halfte der Zugriffe direkt bedient werden. Bei der anderen Hilfte der Zugrifle steigt
die Zugriffszeit um 50% an. Zusitzlich wird durch einen blockierten Prozessor der
gemeinsame Speicherzugang und damit ein zweiter Prozessor blockiert. Diese bei-
den Engpisse fiihren bei der parallelen Ausfithrung der speicherintensiven Testjobs
zu einem Anstieg der Ausfithrungszeit. Da jedoch auch bei der Messung FXM22
eine relativ hohe Speicherbelastung von ca. 31 MMREFS erreicht wird, ist auch bei
dieser Messung die Ausfiihrungsdauer erhdht und der Unterschied zwischen beiden
Messungen geringer. Die bevorzugte Verarbeitung der parallelen Testjobs mit hoher
Speicherbelastung fithrt auch dazu, dafl diese schneller beendet werden und dann
nicht mehr die rechenintensive Hintergrundlast storen.

Mefergebnisse Inder Abbildung 5.4 werden die Benchmark-Plots der Messungen
PXM22 und FXM23 wiedergegeben. Die CPU-time der Testjobs ist bei der Mes-
sung FXM23 um 32% angestiegen. Der Anstieg der Total-time um 338.84 Sekunden
entspricht einem Anstieg von 27.4% relativ zur CPU-time der sequentiell ausgefiihr-
ten Testjobs. Der unterschiedliche Anstieg von Total-time und CPU-time stimmt
mit der Vorhersage iiberein, dafi die Hintergrundlast in der Messung FXM23 nach
Beendigung der parallelen Testjobs schneller ausgefiihrt werden kann. Sowohl der
Anstieg der CPU-time als auch der Anstieg der Total-time dokumentieren, daf} der
durch die Parallelisierung bewirkte Anstieg von Zugriffsverzégerungen erheblich sein
kann und auf der Alliant FX /2816 berticksichtigt werden muf. Die Ergebnisse dieser
Messungen zeigen, daf nicht nur die Nutzung der Alliant F'X/2816 als ein cluster
mit 16 Prozessoren durch das Speichersystem beeintrichtigt wird. Auch im Mehr-
programmbetrieb paralleler Programme wird der Durchsatz des Computersystems
durch parallele Programme in hohem Maf beeintrichtigt.

5.1.4 Zusammenfassung der Meilergebnisse

Die Messungen zeigen, daB die Leistung der Alliant FX /2816 bei der Bearbeitung
von parallelen Programmen im Mehrprogrammbetrieb in hohem Mafe von den Ei-
genschafien der Arbeitslast abhingig ist. Die Beurteillung der Mefergebnisse wurde
durch die ungenaue Abrechnung der CPU-time und der System-time durch den
Systemaufruf time erschwert. Die Leistungsmessungen auf die FX/2816 mit dem
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Betriebssystem CONCENTRIX fiihren zu den folgenden Aussagen:

s Im Einprogrammbetrieb erreicht die Alliant FX/2816 bei der parallelen
Ausfiihrung von sehr rechenintensiven Programmen it acht Prozessoren eine
hohe Effizienz von 96.9%.

e Im Mehrprogrammbetrieb werden parallele Programme auf den als cluster kon-
figurierten Prozessoren bevorzugt ausgefithrt. Dies fithrt zu einer deutlichen
Beschleunigung der parallelisierten Programumne. Bei der parallelen Ausfiihrung
von sehr rechenintensiven Programmen entsteht im Mehrprogrammbetrieb nur
ein geringer zusitzlicher Aufwand, der kleiner als 1% ist.

e Aufgrund der statischen Einteilung der Prozessoren in cluster entstehen bei der
Ausfithrung von parallelen Programmen mit niedrigem Parallelisierungsgrad
bzw. ungiinstiger load balance Leerlaufzeiten, die den Durchsatz der FX /2816
massiv reduzieren. Eine Compiler-Inkonsistenz fithrt bei den mit cvd$ nocon-
cur gekennzeichneten sequentiellen Bereichen zu einer schlechten Nutzung der
lokalen Cache-Speicher. '

e Die Parallelisierung von speicherintensiven Programmen verursacht auf der
Alliant FX /2816 auch im Mehrprogrammbetrieb Leistungseinbuflen von bis

zu 27%.

Die effizient Ausfiihrung paralleler Programme ist auf der Alliant FX /28186 im Mehr-
programmbetrieb also nur fiir eine eingeschrinkte Klasse von Programmen mdaglich.
Diese Programme miissen einerseits nahezu vollstindig parallel gut lastbalanciert
sein. Andererseits diirfen diese Programme nicht wesentlich speicherintensiver als

die Hintergrundlast sein.

8.2 Messungen auf der Convex C3840

Die Architekiur der CONVEX C3840 ist von der Konzeption her stirker an tradi-
tionelle Vektorrechner angelehnt als die Alliant FX/2816. Auf der CONVEX C3840
wird die Vekiorverarbeitung ausschliefiich durch den verschrinkien Speicher und
die Vekiorregister beschleunigt. Der Cache-Speicher wird nur fiir skalare Daten
und Instruktionen genutzt und hat deshalb keinen Einflul auf die Vektorverarbei-
tung. Da die Kerne von PAR-Bench vektorisiert sind, hat der Cache-Speicher kei-
nen wesentlichen Einflufl auf die Ausfiihrungsdauer der Arbeitslasten. Die von den
Jobs durchgefiihrten Speicheroperationen werden also direkt aus dem gemeinsamen
Hauptspeicher bedient. Da die C3840 im Gegensatz zur Alliant vier Prozessoren
besitzt, reichen auch schon vier sequentielle Jobs, um die Maschine vollstindig
zu nutzen, so dal} Arbeitslasten mit einer geringeren Anzahl von Jobs gemessen
werden koénnen. Die minimale Speicherkapazitdt, mit der eine CONVEX C3840

LRI 13




5.2 Messungen auf der Convex C3840 103 .

ausgeliefert wird, betrigt 64 MWorte und ist damit gréfler als die aller iibrigen
Testsysteme. Der Speicherbedarf der Arbeitslasien war deshalb erheblich kleiner als
die Hauptspeicherkapazitét der C3840 und brauchte daher nicht bei den Messungen
beriicksichtigt werden. Das PAR-Bench-System wurde daher in seiner Standardkon-
figuration mit einer maximalen Schrittweite von 32 belassen. Die CONVEX 3840
unterstiitzt ein dynamisches Scheduling, dafl eine feste Einteilung der Prozessoren
wie auf der Alliant unnétig macht.

Zum Test standen zwei verschiedene CONVEX-Systeme zur Verfiigung. Die Takt-
periode betrug zur Zeit der Messung bei einem der Systeme noch 18 ns statt den
angestrebten 16.67 ns, da das System noch mit einer Vorabversion der Prozessoren
ausgestattet war, Die Messungen auf der C3840 mit der leicht erhdhten Taktperiode
von 18 ns sind mit dem Symbol % gekennzeichnet.

L o0

5.2.1 Arbeitslasten mit giinstigen Eigenschaften

In diesem Abschnitt wird zunéchst der Aufwand bestimmt, der unter giinstigen Vor-
aussetzungen bei der Parallelverarbeitung auf der CONVEX C3840 entsteht. Da die
Parameter der Arbeitslast fiir die Alliant FX/2816 aufgrund der geringen Haupt-
speicherleistung schr extrem gewshit werden mufiten, werden fiir die Messungen auf
der CONVEX C3840 neue Arbeitslasten verwendet.

® Das Verhiltnis zwischen der Spiizenrechenleistung und der maximalen
Speicherbandbreite ist auf der CONVEX C3840 erheblich besser balanciert als
bei der Alliant FX/2816. Die Peak-Performance der CONVEX (3840 betrigt
480 MFLOPS und der gemeinsame Hauptspeicher stellt eine Bandbreite von
274 MMREFS zur Verfiigung. Bei der vollstindigen Nutzung dieser Lei-
stungen werden auf eine Speicheroperation ungefihr zwei Rechenoperationen
durchgefiihri. Fiir eine geringe Speicherbelastung wurde auf eine Rechenope-
ration vier Speicheroperationen vergegeben, wodurch die Speicherbelastung
durch die Arbeitslast hachstens 530% der maximal méglichen Speicherband-
beite betrigt. Diese Bedingung wird durch die Jobs, die auf der CRAY X-MP
mit FL = 200 MFLOPS und MM = 50 MMREFS generiert werden, erfiillt.

e:Der Parallelsierungsgrad und die load balance der parallelen Jobs werden mit
PG=100% und LB=100% und damit optimal vorgegeben. Dabei sollen die
parallelen Jobs alle vier Prozessoren nutzen, was durch den Parameter N=4
vorgegeben wird.
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‘Einprogrammbetrieb Die Effizienz der Parallelve 18
- Einprogrammbetrieb, also ohne Hintergrundiast, untersucht. In der Messung
C38Mla*wird ein Job mit den oben angegebenen Parametern sequentiell ausgefiihrt.
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104 Kapitel 5: Leistungsmessung

Die Verzdgerungen, die durch Zugriffskonflikte um den gemeinsamen Hauptspeicher
entstehen, werden in den Messungen C38M1b-d* untersucht. In diesen Messungen
werden zwei, drei und vier identische Jobs gleichzeitig ausgefiihrt (sieche Tabelle
5.10).

Messung | Jobs || CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent] | [Prozent]
C38Mla* | 1 74.5 100.0 75.4 100.0 100.0
C38M1ib*| 2 74.7 106.2 75.7 106.4 100
C38Mic* | 3 75.3 101.0 77.1 102.3 97.7
C38M1d*| 4 76.0 102.0 77.6 102.9 97.2

Tabelle 5.10: Ausfithrungsdauer eines rechenintensiven Jobs auf der C3840
' mit einer Taktperiode von 18 nsin Abhé#ngigkeit von der Anzahl
der Jobs bei sequentieller Ausfiihrung

Der Mehrprogrammaufwand fiir die vier Jobs in Messung C38M1d* betragt un-
gefihr 2.9% und der Anstieg der CPU-time betrigt ungefihr 2.0%. Der Anstieg
der CPU-time ist auf Zugriffskonflikte um den gemeinsamen Hauptspeicher zuriick-

i3k s 1 Aar A +3 A
zufiihren, wihrend der Anstieg der Real-time zusitzlich Verzbgerungen aufgrund

von Konﬁ1kten um die Ein-/Aunsgabe enthalten kann.

In den nichsten Messungen wird der Job aus Messung C38M1a parallel ausgefiihrt.
Der parallele Job besitzt entsprechend den Vorgaben mit einem Parallelsierungsgrad
von PG=100% und einer load balance von LB=100% optimale Parallelitit. In der
Messung C38M2d* wird der Job mit N=4 Prozessoren parallel ausgefiihrt, wahrend
in den Messungen C38M2a-c* der Parameter N von 1 bis 3 variiert wird (siche Ta-
belle 5.11). Beim Vergleich der CPU-time der sequentiellen Jobs in den Messungen

{ Messung | N || CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz

' [Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]

C38M2~ | 1 74.5 100.0 75.4 1.00 100.0%

| C38M2* | 2 74.7 100.2 38.0 1.98 99.2%

| CcasM2* | 3 75.3 101.0 2577 293 97.8%

C38M2™ | 4 76.4 102.6 12.9 3.79 94.7%
Tabelle 5.11: Effizienz und speedup eines rechenintensiven Jobs anf der CON-
VEX C3840 mit einer Taktperiode von 18 ns in Abhéngigkeit

von der Zahl der genuizien Prozessoren N

C38M1a-c* mit der des narallelen Jobs in den Messun gen C38M2a-c* fillt auf daf

S AL aTaL s LI

.diese paarweise gleich sind. Nur in der Messung C38\12c1 ist die CPD time des
‘parallelen Jobs um 0.8 Sekunden geringfiigig erhtht. Aus den Messungen C38M1d~

(I 1
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geht hervor, daf die Zugriffskonflikte einen Anstieg um ungefihr 1.5 Sekunden (2%
der CPU-time) verursachen. Der bei der Messung C38M2d* mit vier Prozessoren
erreichte speedup betrigt 3.79 und die Effizienz betrigt somit 94.7%. Die Effizienz
von 94.7% entspricht einem Anstieg der genutzten Prozessorzeit von 75.4 Sekunden
in der Messung C38M1la* um 4.2 Sekunden auf 4 Prozessoren = 19.9 Sekunden =
79.6 Sekunden in der Messung C38M2d*. Zieht man die 1.5 Sekunden, die auch
in der Messung C38M1d* aufgrund von Zugriffskonflikten entstehen, von diesen 4.2
Sekunden ab, so bleibt ein Aufwand von 2.7 Sekunden bzw. 3.6% der Real-time in
Messung C38M1a* der durch die Parallelisierung verursacht wird.

Mehrprogrammbetrieb Die Untersuchung des Parallelisierungsanfwands von
~derartigen rechenintensiven Jobs erfolgt nun im Mehrprogrammbetrieb. An die
zu messenden Arbeitslasten wurden eine Reihe von Forderungen gestellt. Zum
einen soll die Arbeitslast aus einer #hnlichen Anzahl von Jobs bestehen wie die
Arbeitslasten auf der Alliant FX/2816. Zum anderen sollen die fiir die CONVEX
C3840 verwendeten Arbeitslasten auch fiir die Messungen auf der CRAY X-MP/416
und Y-MP8/832 iibernommen werden, woraus sich zwei weitere Anforderungen an
die Arbeitslast ergeben. Die Speicherkapazitst der X-MP /416 beschrinkt die Anzahl
der Benchmark-Jobs auf ca. 16 gleichzeitig im Speicher, ohne das Jobs ausgelagert
werden miissen. Die CRAY Y-MP8/832 besitzt acht Prozessoren, so daff die Hinter-
grundlast auch aus mindestens acht Jobs bestehen mufl. Die zu messende Arbeitslast
besteht deshalb aus 16 Jjobs, von denen die achi Jobs BP001-008 Hintergrundiast
und die acht Jobs BP009-016 Testjobs sind. Die Arbeitslast wird in vier Gruppen
mit je vier Jobs im Abstand von jeweils einer Sekunde gestartet, um das System
nicht durch einen gleichzeitigen Start aller 16 Jobs auf zu ungewdhnliche Weise
zu belasten. Fiir die folgenden Messungen wurden auf der CRAY X-MP mit der

Parameterdatei in Tabelle 5.12 die Kernfolgen fiir die Arbeitslast generiert.

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, IG, ... ST, PG, LB, N

04 00, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000, 1

64 01, 10, 45, D050, 200, 0600, ... 1, 080, 886, 1

04 02, 10, 30, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000, 1

04 03, 10, 30, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000, 1
Tabelle 5.12: Parameter fiir die Referenzmessung C38M3 mit rechenintensi-

ver Arbeitslast und sequentieller Ausfithrung der Testjobs

In der Messung C38M3 werden die acht Testjobs BP009-016 sequentiell ausgefiihrt,
wéhrend die Testjobs ir der Messung C38M4 parallel ausgefiihrt werden. Die Par-
allelitdt der Testjobs ist, wie oben angegeben, optimal, d.h. der Parallelisierungs-
grad betragt PG=100% und die load balance betrigt LB=100%: die parallelen Jobs
kénnen N==4 Prozessoren fiir die Ausfithrung nutzen (siehe Tabelle 5.13).
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168 Kapitel 5: Leistungsmessung

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N

04 00, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1

04 01, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1

04 02, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 100, 100, 4

04 03, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 100, 100, 4
Tabelle 5.13: Parameter fiir die Messung C38M4 mit acht parallelen Testjobs

Mefergebnisse Der Benchmark-Plot der sequentiellen Referenzmessung C38M3
wird in Abbildung 5.5 2) und der der Messung C38M4 mit parallelen Testjobs in
der Abbildung 5.5 b) wiedergegeben. Die Analyse dieser Mefiwerte liefert wie auf
der Alliant nicht nur Ergebnisse iiber die Verarbeitung von parallelen Programmen
im Mehrprogrammbetrieb, sondern auch iber die Abrechnung der CPU-time und
System-Time:

e Durch die Parallelisierung der Testjobs steigt die Bench-time in der Messung
C38M3 um 5.72 Sekunden an, was einem Anstieg der Total-time um 22.96 Se-
kunden entspricht. Im Verhéltnis zur CPU-time der Testjobs bei sequentieller
Ausfithrung von 560.6 Sekunden betriigt der Anstieg der Total-time 4%. Die-
ser Anstieg entspricht im Rahmen der Mefigenauigkeit ungefdhr dem Anstieg
von 3.6%, der im Einprogrammbetrieb gemessen wurde.

e Die Real-time der parallelen Testjobs von 2269.32 Sekunden wurde gegeniiber
der Ausfithrungsdauer der sequentiellen Testjobs von 2285.33 Sekunden prak-
tisch nicht reduziert. In einer ausreichend grofilen Arbeitslast, in denen fiir
jeden Prozessor ein Programm zur Ausfithrung bereit steht, werden parallele
Programme nicht schneller ausgefiihrt als sequentielle Programme. Die paral-
lelen Programme bekommen nur zusitzliche Prozessoren zugeteilt, wenn die
Prozessoren anderenfalls leerlaufen wiirden. Diese Strategie entspricht dem
dynamic partitioning in Abschnitt 2.2.2.

e Der Anstieg der Bench-time bzw. der Totai-time, der durch die Parallelsierung
der Testjobs entsteht, wird weder in der CPU-iime noch in der System-time
abgerechnet.

Eine Untersuchung des Parallelsierungsaufwands ist auf der CONVEX C3840 also
nicht an Hand der durch den Systemaufruf ¢ime zuriickgegebenen CPU-time bzw.
System-time mdglich, da dieser den entstehenden Aufwand nicht abrechnet. Der An-
stieg der Bench-time ist jedoch reproduzierbar und wird im folgenden in Abhéngig-
keit von der Anzahl der parallelen Programme in der Arbeitslast untersucht.

‘Variable Anzahl von paralielen Jobs Als Nachweis fiir den Aufwand, den
die Ausfiihrung paralleler Programme im Mehrprogrammbetrieb verursacht, wird in

TR
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 Abbildung 5.5: Benchmark-Plot der Messung C38M3 (a) und C38M4 (b)
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Anstieg der Total-time in Abh#ngigkeit von
der Anzahi der parallelisierten Testjobs

den folgenden Messungen der Anteil der parallelen Programme an der Arbeitslast
variiert. In den Messungen C38M4a-d werden nicht acht parallele Testjobs wie in der
Messung C38M4 sondern nur einer, zwei, vier oder sechs der Testjobs parallelisiert.
Die parallelen Jobs besitzen dabei einen Paralielisierungsgrad von PG=100% und
eine load balance von LB=100%. Die bei diesen Messungen erhaltenen Ergebnisse
werden in der Tabelle 5.14 wiedergegeben und in Abbildung 5.6 veranschaulicht.

Messung | par. | Bench-time | Total-time .| CPU-time .| System-time | Idle-time
Jobs Sek.] | [Sek.] [Sek.] [Sek.] [Sek.]
C38NM3 0 33271 -1330.8 | - 1306.5 5.6 18.7
C38M4a | 1 ~333.2 1332.9 1306.5 5.6 20.8
C38M4b | 2 333.9 1335.8 1  1306.5 5.6 23.7
C38M4c | 4 335.7 $1342.9 - 1306.7 5.6 30.1
C38M4d | 6 ~336.3 1345.4 1306.3 - 5.6 33.5
C38M4 8 338.4 1353.7 1306.5 5.6 33.5

Tabelle 5.14:

Meflergebnisse der ‘Messungen C38M4a-d mit einer variablen

A P mrmam e o~ =
Anzahl von paraiuelisierte

. b Y Ry

- T 1.
- JODS -

B B i /1 R i vt




5.2 Messungen auf der Convex C3840 109

Meflergebnisse Bei den Messungen wurde in unregelmé#fiigen Abstinden eine
erhShte Idle-time registriert. Diese Stérungen waren jedoch nicht systematisch und
konnten auch nicht reproduziert werden. Es wurden deshalb mehrere MeBreihen
durchgefiihrt und der jeweils beste Mefwert als Meflergebnis verwendet. Der Korre-
lationskoeffizient fiir die Abhéngigkeit der Total-time von der Anzahl der parallelen
Jobs in der Arbeitslast betréagt fiir diese Mefiwerte r = 0.992. Die graphische Dar-
stellung in Abbildung 5.6 legt die Vermutung nahe, dafl zwischen Total-time und
der Anzahl der parallelen Jobs ein linearer Zusammenhang gegeben ist. Eine lineare
Regression ergibt die Geradengleichung:

Total-time = 2.8s » Anzahl der parallelisierten Jobs 4 1330.5s (5.1)

Der Aufwand von 2.8 Sekunden, der durch die Parallelisierung eines Jobs entsteht,
stimmt mit dem fir den Einprogrammbetrieb ermittelten Wert von 2.7 Sekunden im
Rahmen der MeBigenauigkeit iiberein. Der Aufwand, der im Mehrprogammbetrieb
durch die sequentielle Ausfithrung eines paralielisierten PAR-Bench-Jobs verursacht
wird, entspricht alsc dem Aufwand, der bei der parallelen Ausfiithrung des Jobs im
Einprogrammbetrieb entsteht.

AE AJAAR AR

5.2.2 Ar

-2 Arbeitslasten mit niedriger Parallelitat

Aufgrund des dynamischen Schedulings kénnen die Leerlaufzeiten in paralielen Pro-
grammen mit niedrigem Parallelisierungsgrades bzw. schlechter load balance auf der
CONVEX C3840 fiir die Bearbeitung von anderen Jobs genutzt werden. Das Sche-
duling der CONVEX nach dem Prinzip des dynamic partitioning verhindert die
parallele Ausfithrung von Programmen in Arbeitslasten mit einer hohen Anzahl von
ausfiihrbereiten Jobs. Dadurch werden die bei Parallelverarbeitung entstehenden
Leerlaufzeiten vermieden. In der folgenden Messungen wird itberpriift, wie gut die
Umsetzung dieser Konzepte auf der CONVEX C3840 gelungen ist.

In der Messung C38M10c wird der Scheduler des Betriebssystems ConvexOS anhand

einer Arbeitslast untersucht, in der die parallelen Testjobs einen niedrigen Paralle-

lisierungsgrad von PG=70% besiizen. Die {oad balance betriigt bei dieser Messung
LB=100% ebenso wie in der Messung C38M4 (siehe Tabelle 5.15).

Meflergebnisse In Abbildung 5.7 b) wird der Benchmark-Plot der Messung
C38M10c dem der Messung C38M4 mit vollsténdig parallelen Jobs in Abbildung
5.7 a) gegeniibergestellt. Im Gegensatz zur Alliant ist auf der CONVEX kein An-
stieg der Bench-time bzw. der Total-time, sondern ein geringfiigiger Riickgang der
Total-time erkennbar. Dieser Riickgang kann auf die geringere Anzahl von paralle-
len Regionen zurlickgefiihirt werden, die ein paralleler PAR-Bench-Job mit niedrigem
Parallelisierungsgrad ausfithrt. Da parallele Programme mit niedriger Parallelitét
~auf der CONVEX im Mehrprogrammbeirieb keine Leistungseinbuflen verursachen,
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Abbildeng 5.7:

" Benchmark-Plot der Messung C38M4 (a) und C38A110c (b}
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#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB,
04 00, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000,
04 01, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000,
04 02, 10, 30, 030, 200, 000, ... 1, ©70, 160,
04 03, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 070, 100,

1SN NN,

1

Tabelle 5.15: Parameter fiir die Messung C38M10c - Parallele Testjobs mit
einem Parallelisierungsgrad von PG=70%

wird im folgenden der zusitzliche Aufwand bestimmt, der durch das dynamische
Scheduling verursacht wird.

Scheduling-Aufwand Der Aufwand, der im Mehrprogrammbetrieb bei der
Ausfithrung von parallelen Programmen entsteht, kann in zwei Komponenten zer-
legt werden. Zum einen kann fiir einen parallelen Job ein konstanter Aufwand
(startup) anfallen, der bend&tigt wird, um die Parallelverarbeitung vorzubereiien.
Zum anderen entsteht bei der Ausfiihrung jeder parallelen Region ein Aufwand,
der durch die Anforderung von zusitzlichen Prozessoren verursacht wird. Die An-
zahl der parallelen Regicnen, die von einem PAR-Bench-Job ausgefithrt werden,
kann fiir eine {este Arbeitslast nur {iber den Parameter Parallelisierungsgrad va-
ritert werden. Der Parallelisierungsgrad eines Jobs wird von PAR-Bench dadurch
approximiert, dafl der néchste auszufiithrende Kern in Abhéngigkeit vom bisher er-
reichten Parallelisierungsgrad sequentiell oder parallel ausgefiihrt wird. Je héher
der Parallelisierungsgrad eines Jobs ist, desto mehr parallele Regionen fiihrt dieser
aus. Jeder der parallele ausgefithrten Kerne enthilt genau eine parallele Schleife,
also genau eine parallele Region. Die Kerniolgen von Jobs mit gleichen dynamischen
Parametern wie z.B. die Testjobs BP008-017 in Messung C38M10c sind jedoch nicht
identisch, Deshalbist die Anzahl der paraliel ausgefiihrten Regionenin Abhéngigkeit
vom Parallelisierungsgrad gewissen Schwankungen unterworfen, die jedoch weniger
als 10% vom Durchschnittswert abweichen. Die Anzahl der parallelen Regionen, die
ein Job ausfiihri, werden wahrend der Messung in der Protokoll-Datei des Jobs fest-
gehalten. So wurden von einem Testjob in den Messungen C38M2d* und C38M4 mit
einem Parallelisierungsgrad von PG=100% durchschnittlich 305 + 0 parallele Re-
gionen und von einem Testjob in Messung C38M10c Imt PG 70% durchschmtthch

194 % 2 parallele Regionen ausgefiihrt.

Im folgenden wird der Parallelisierungsaufwand in Abhéngigkeit von der Anzahl der
parallelen Regionen bestimmt. Dazu wird in den Messungen C38M10a-d die Anzahl
der parallelen Regionen mit Hilfe des Parameters Parallelisierungsgrad variiert. Die
Messungen werden mit acht parallelen Testjobs durchgefiinrt, um eine Verstdrkung
des Effekis zu erreichen. Das ist notwendig, da die Genauigkeit der Messungen
nicht hoch genug ist, um den Unterschied in der Ausfithrungsdauer zu bestimmen,
der durch die Variation des Parallelisierungsgrades eines einzigen Jobs verursacht
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bbildung 5.8: Anstieg der Total-time in Abhé#ngigkeit von
der Anzahl der parallelen Regionen

wird. Fiir alle acht Testjobs einer Arbeitslast wird derselbe Parallelisierungsgrad
vorgegeben. Der Parameter load balance wird auf LB=100% beibehalten. Die Mef-
ergebnisse, die bei den Messungen mit einer unterschiedlichen Anzahl von paralielen

Regionen erhalten wurden, werden in der Tabelle 5.16 wiedergegeben und in der

Abbildung 5.8 graphisch dargestellt.

Messung | par. Bench- | Total-time | CPU-time | System- | Idle-time
Reg. || time [Sek.] [Sek.] [Sek.] | time [Sek.] | [Sek.]
C38M3 0 332.7 - -1330.8 1306.5 5.6 18.7
C38M10a | 1236 336.0 C 13442 1306.5 5.6 32.0
C38M10b | 1535 336.5 1345.9 |  1306.5 5.6 33.8
C38M10c | 1830 336.9 1347.9 1306.5 5.6 35.8
C38M10d | 2084 1338.2 1352.9 1306.5 5.8 40.8
C38M4 2_4;—10_ B 338.4 '1353.7 1306.5 0.6 41.7

Tabelle 5.16: \feﬁergebmsse der Messungen CSSMlOa d mlt einer \anabien
- L . Anzahl von paraﬂeien Regionen. S
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Meflergebnisse Die Total-time steigt in den Messungen monoton mit der Anzahl
der parallelen Regionen und zeigt ein annihernd lineares Verhalten. Die Linea-
ritdt ist jedoch nicht so deutlich erkennbar wie in Abbildung 5.6. Eine lineare
Regression ergibt eine Korrelation von » = 0.95 und die folgenden Gleichung der

Regressionsgeraden:

Total-time = 8.2ms = Anzahl der parallelen Regionen + 1333.2s (5.2)

Damit ergibt sich im Mehrprogrammbetrieb eine Aufwand von ca. 8 ms fiir jede
parallele Region. Die Genauigkeit der Messung ist jedoch aufgrund der festen Gra-
nularitét der Par-Bench-Jobs und der Varianz bei der Durchfithrung der notwendigen
Ein- / Ausgabeoperationen nicht beliebig hoch. Der konstante Aufwand der paralleli-
sierten Jobs ergibt sich aus der Differenz des {iir acht sequentielle Testjobs gemessen
Werts von 1330.76 s und dem Wert der Regressionsgeraden fiir X = 0 von 1333.2
s. Die Differenz von 2.44 s fiir acht Jobs ergibt einen Aufwand von 0.3 s fiir einen
parallelen Job. Dieser Wert stellt jedoch nur eine obere Grenze fiir den tatséchii-
chen Aufwand dar. Im Initialisierungs- und Auswertungsteil befinden sich einige
weitere Schleifen. Da diese nicht explizit als nicht paralielisierbar gekennzeichnet
sind, kénnen einige der Schleifen durch den FORTRAN-Compiler parallelisiert wer-
den. Dadurch kommt fiir jeden parallelisierten Job von PAR-Bench ein konstanter
Aufwand hinzu.

5.2.3 Arbeitslasten mit hoher Speicherbelastung

In den vorhergehenden Untersuchungen wurden nur Arbeitslasten mit recheninten-
siven Jobs untersucht. Bei der Alliant FX /2816 zeigte sich, dafl die Belastung des
gemeinsamen Hauptspeichers so bedeutend fiir die Durchsatzleistung ist, dafl sie
bei der Parallelisierung beriicksichtigt werden muf. Die rechenintensiven Jobs aus
der Messung C38M1 erreichten nur eine Speicherbelastung von ca. 20 MMREFS
pro sequentiellen Job. Bei einer Nutzung aller vier Prozessoren durch eine sol-
che Arbeitslast betrigt die Belastung des Speicher durch die rechenintensiven Jobs
80 MMREFS, das sind ca. 32% der maximalen Speicherbandbreite der CONVEX
C3840 mit 18ns. Die Belastung des gemeinsamen Speichers durch die rechenintensi-
ven Jobs ist also vergleichsweise niedrig. Fiir die folgenden Messungen werden daher
neue Arbeitslasten auf der CRAY X-MP /416 generiert, die eine erheblich héhere Be-
lastung des gemeinsamen Hauptspeichers erreichen. Diese speicherintensiven Jobs
sollen auch fiir die CRAY X-MP und die CRAY Y-MP eine akzeptable Belastung
des gemeinsamen Hauptspeichers erreichen. Die neuen speicherintensiven Arbeits-
lasten wurden auf der CRAY X-MP mit den Parametern MM = 180 MMREFS und
FL =130 MFLOPS c-ann*nnrt Dias Verhiltnic von Snmr‘hprvnunﬁ'ﬂn zu Rechenope-
‘tationen betrédgt da,mzt ungefihr 3 zu 2 und stellt auch fiir die CRAY- Recnner eine
'hohe Belastung des gemeinsamen Speichers dar.
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Einprogrammbetrieb Zur Bestimmung des durch Zugriffsverzdgerungen verur-
sachten Aufwands werden die ersten Messungen im Einprogrammbetrieb durch-
gefithrt. In der Messung C38M20a* wird dazu ein speicherintensiver Testjob mit
den-oben angegebenen Parametern im Einprogrammbetrieb ausgefiithrt. Diese Mes-
sung wird ergdnzt durch die Messungen C38M20b-d* in der zwei, drei bzw. vier
identische speicherintensive Jobs ausgefiihrt werden. Die dabei erzielten Ergebnisse
werden in der Tabelle 5.17 wiedergegeben.

Messung | Jobs || CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz

[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent] | [Prozent]
C38M21a- 1 108.2 100.0 109.4 100.0 100.0
C3sM21b* | 2 108.0 100.1 110.4 100.9 99.1
C38M21c* | 3 112.4 103.9 114.0 104.2 86.0
C38M21d* | 4 125.0 115.5 128.4 117.4 85.2

Ausfiihrungsdauer eines speicherintensiven Jobs auf der C3840
mit einer Taktperiode von 18 ns in Abhéngigkeit von der Anzahl
der Jobs bei sequentieller Aunsfithrung

Tabelle 5.17:

Aus der Tabelle 5.17 ist ersichtlich, dafl die hohe Speicherbelastung durch die Test-
jobs zu einem erheblich hheren Anstieg der Real-time und der CPU-time fithren.
Der Anstieg der Real-time eines Jobs betrégt in der Messung C38M21d™ 19.0 Se-
kunden bzw. 17.4% der Reai-time. Der Ansiieg durch Zugriffsverzégerungen kann
jedoch mit gréferer MeBgenauigkeit am Anstieg der CPU-time gemessen werden,
da die abgerechnete Prozessorzeit den Zeitraum umfafit in der die Speicherzugriffe
erfolgen. Die Zugriffsverzdgerungen im Mehrprogrammbetrieb mit vier parallelen
Testjobs verursachen einen Anstieg der CPU-time um 16.8 Sekunden, was 15.5%
der CPU-time eines Testjobs entspricht. Ein sequentieller Job erreichte dabei eine
Speicherleistung von ca. 50 MMREFS, was bei Nutzung von 4 Prozessoren 200 MM-
REFS und somit 80% der maximalen Speicherbandbreite der CONVEX C3840 mit
18ns entspricht. In den Messungen C38M22a-d* wird der speicherintensive Testjob
aus Messung C38M20a* parallelisiert und mit einem, zwei, drei und vier Prozes-

Nal suscefiihet. indem der meter ! o eins bis vi i "
soren parallel ausgefiihrt, indem der Parameter N von eins bis vier variiert wird

(siche Tabelle 5.18).

Der Anstieg der CPU-time der parallelen Jobs verhilt sich in Abh&ngigkeit von der
Anzahl der parallelen Testjobs genauso wie der Anstieg der CPU-time in Abhéngig-
keit von der Anzahl der sequentiellen Jobs. Dabei ist die CPU-time der paralle-
len Testjobs durchgehend um ca. 0.5 Sekunden niedriger als bei den sequentiellen
Testjobs. Da der Parallelisierungsaufwands jedoch nicht in der CPU-time abgerech-
net wird, kann diese Differenz auch ausschliefilich durch die Abrechnung verursacht
werden. In [vdPvK91] wird die Nutzung der gemeinsamen Register in parallelen

Programmen als mégliche Ursache fiir diesen Effekt genannt. In beiden Fillen ist

ein Anstieg der CPU-time um ca. 15% aufgrund von Zugriffsverzdgerungen zu be-
cbachten.
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Messung | N || CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup { Effizienz

{Sek.] [Prozent} [Sek.] [Prozent]

C38M22a* | 1 107.7 99.6 109.0 1.00 100.4%
C38M22b* | 2 108.7 100.5 55.2 1.98 99.1%
C38M22¢™ | 3 111.8 103.3 38.0 2.88 96.0%
C38M22d* | 4 124.6 115.2 32.1 3.41 85.2%

Effizienz und speedup eines speicherintensiven Jobs auf der
CONVEX C3840 mit einer Takiperiode von 18 ns in Abhingig-
keit von der Zahl der genutzten Prozessoren N

Tabelle 5.18:

Mehrprogrammbetrieb Im Mehrprogrammbetrieb kann durch die parallele
Ausfithrung von speicherintensiven Programmen eine hdhere Belastung des Haupt-
speichers und somit ein Anstieg der Aunsfiihrungsdauer verursacht werden. Da das
Betriebssystern ConvexOS parallele Jobs bei einer ausreichend hohen Hintergrund-
last nur sequentiell ausfiihrt, sollte im Mehrprogrammbetrieb durch die Parallelisie-
rung eines Jobs kein Anstieg der CPU-time verursacht werden. Fiir diese Messungen
wird eine neue Arbeitslast verwendet, die im folgenden beschrieben wird.

e Die Arbeitslast besteht aus vier rechenintensiven Hintergrundjobs BP001-004,
die sequentiell ausgefiihrt werden. Die dynamischen Parameter dieser Hin-
tergrundjobs entsprechen den rechenintensiven Jobs aus den vorangegangen
Abschnitten, d.h. FL = 200 MFLOPS und MM = 50 MMREFS.

e Es wird ein speicherintensiver Testjobs BP005 in der Arbeitslast ausgefiihrt,
dessen dynamische Parameter denen der Messung C38M20a-d* und C38M21a-
d* entsprechen, d.h. FL = 130 MFLOPS und MM = 180 MMREFS. Die
Prozessorzeit der Jobs wird auf 20 Sekunden der CRAY X-MP angeseizt, da

_speicherintensive Jobs auf der C3840 im Verhéltnis zur X-MP /416 langsamer
ausgefiihrt werden als rechenintensive Jobs.

o ‘Der Testjobs wird bei der Parallelisierung optimal parallel ausgefiihrt, wobei
eine Parallelisierungsgrad von PG=100%, eine load balance von LB=100% und
N=4 Prozessoren vorgegeben werden.

In der Messung C38M 22~ wird der speicherintensive Testjob BP005 als sequentielles
Programm ausgefiihrt. Die Parameter der Messung C38M22* werden in der Tabelle
5.19 wiedergegeben. '

_T der Messun ng \/ug\fQ mrd Ger spe IL.}‘ 1.11 u’iuauc TEStJO BJ. 005 581110.1.1 uE"I chu

angegebenen Vorgaben parallelisiert. Die Parameter der Messung C38M23* werden
~ in der Tabelle 5.20 wiedergegeben.
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#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N

00, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000, 1

1, 01, 10, 20, 180, 130, 000, ... 1, 000, 000, 1
Tabelle 5.19: Parameter fiir die Referenzmessung C38M22* mit recheninten-

siver Arbeitslast und sequentieller Ausfiihrung des speicherin-
tensiven Testjobs

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, 1B, N
4 00, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, O© 000, 1
1, 01, 10, 20, 180, 130, 000, 1, 100, 100, 4

Tabelle 5.29: Parameter fiir die Referenzmessung C38M22* mit recheninten-
siver Arbeitslast und paralleler Ausfiihrung des speicherinten-
siven Testjobs

& fBmMars-riot 243D} A
des Testjobs BPOGS ist in der parallelen Versmn um 3 85 Sekunden bzw 3 8% ge-
geniiber der sequentiellen Version verkiirzt. Der dadurch verursachte Anstieg des
service-Faktors von 0.75 auf 0.8 ist jedoch gering und ist kein hinreichendes Indiz
fiir Parallelverarbeitung. Die CPU-time des parallelisierten Testjobs ist jedoch nm
1.3 Sekunden bzw. 1.7% gegeniiber der CPU-time des sequentiellen Testjobs erhdht.
Da in den bisherigen Messungen kein Anstieg der CPU-time durch Parallelisierung
nachweisbar war, ist dieser Anstieg nur auf eine Zunahme von Zugriffskonflikten
bei der Ausfithrung des Testjobs zu erkliren. Dies ist jedoch nur méglich, wenn
Testjobs trotz ausreichender Arbelislast zum Teil parallel ausgefiihrt wurde. Diese
Annahme wird dadurch bestitigt, dafi die CPU-time der Hintergrundlast durch die
Parallelisierung des Testjobs reduziert wird, so dafl die CPU-time der Arbeitslast
in der Messung C38M23~ sogar minimal unter der CPU-time der Arheitslast ir
der Messung C38M22* liegt. Ein zusitzlicher Aufwand bei der Parallelisierung vor
speicherintensiven Jobs 148t sich also fiir die CONVEX 3840 nicht nachweisen.

5.2.4 - Zusammenfassung der Meflergebnisse

Die Messungen auf der CONVEX C3840 geben AufschluB iiber einige wesentliche
Aspekte der Paralle}verarbeitung auf der CON\’EX C3840 mit dem Betriebssystem

gramme bel der Arch1tektm der C3840 und in ConvexOs beriicksichtigt wurden. -

Die Ergebnisse lassen sich wie {olgt zusammenfassen:

(IS 5] - S
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¢ Bei der Ausfithrung von parallelen rechenintensiven PAR-Bench-Jobs wird im
Einprogrammbetrieb eine Effizienz von 94.7% erreicht. Der duich die Paralle-
lisierung entstehende Aufwand wird jedoch weder in der CPU-time noch in der
System-time abgerechnet. Dadurch entsteht der Eindruck, dafi die Ausfithrung
von parallelen Programmen keine zusétzlichen Kosten verursacht, was aber

nicht stimmt.

s Parallele Jobs werden im Mehrprogrammbetrieb nicht bevorzugt ausgefiihrt
und iiblicherweise wie sequentielle Jobs behandelt. In der Messung C38M23~
ist fiir den Job BP005 ein geringes Maf an Parallelverarbeitung nachweisbar.
Der zusiitzliche Aufwand, der durch ein paralleles Programm im Mehrpro-
grammbetrieb entsteht, entspricht dem Aufwand, der im Einprogrammbetrieb
gemessen wird.

e Das dynamische Scheduling bzw. das dynamic partitioning der CONVEX fiihrt
zu keinen Leerlaufzeiten bei Programmen mit geringer Parallelitdt. Der zusétz-
liche Aufwand, der im Mehrprogrammbetrieb durch den Scheduler verursacht
wird, ist gering und betrigt {iir einen vollstindig parallelen Benchmark-Job
durchschnittlich ca. 5%. Der Aufwand {iir die Ausfiilhrung einer parallelen
Region konnte auf 8 ms gunantifiziert werden.

e Im Mehrprogrammbetrieb mit ausreichender Hintergrundlast entsteht durch
die Parallelisierung von speicherintensiven Testjobs kein zusétzlicher Aufwand,
der iiber den Aufwand hinaus geht, der durch die Parallelisierung recheninten-

siver Jobs entsteht.

Der Ausfithrung paralleler Programme also fiihrt auf der CONVEX C3840 zu kei-
ner wesentlichen Reduzierung des Durchsatzes. Die parallele Ausfiihrung von Jobs
fiihrt zu einem geringen, aber nachweisbaren zusitzlichen Aufwand. Dabei wer-
den die parallele Programme im Mehrprogrammbetrieb mit hoher Arbeitslast nicht
gegeniiber den sequentiellen Programmen bevorzugt.

5.3 Messungen auf der CRAY X-MP /4186

Die CRAY X-MP/418 zeichnet sich durch ein im Verhéltnis zur Rechenleistung
auBergewdhnlich leistungsfihiges Speichersystem aus. Die Vektorregister eines Pro-
zessors werden iiber die drei ports eines jeden Prozessors ausschlieflich mit dem
verschrinkten Hauptspeicher ausgetauscht. In der CRAY X-MP Architektur wer-
den im Gegensatz zur CONVEX C3840 fiir Skalare und Vektoren ausschliefilich

Az cfar nrfn]gf alcn cne
SISF Sritug L aist 50U

Register und kein Cache-Speicher verwendet. Der
‘wohl bei den Vektor- als auch bei den Skalaroperationen immer direkt zwischen den

Registern und dem gemeinsamem Hauptspeicher.

Speichertran
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Die Hauptspeicherkapazitét der CRAY X-MP/416 von 16 MWorien ist fiir heutige
Supercomputer gering und kann bei Arbeitslasten mit hohem Speicherplatzbedarfzu
Engpéssen fithren. Dieses Problem wird dadurch verschirft, daf} die Rechner der X-
MP-Serie einen realen Hauptspeicher in Verbindung mit einem UNIX-kompatiblen
Betriebssystem verwenden. Bei der Ausfiihrung eines neuen Kommandos wird mit
Hilfe einer fork-Anweisung eine Kopie der aktuellen shell erzeugt. Die Ausfiihrung
eines UNIX-Kommando fithrt deshalb zu einer beachtlichen Verringerung des freien
Hauptspeicherplatzes. Bel einem Start der Jobs im Hintergrund werden jedoch
zusdtzliche UNIX-Kommandos zur Zeitmessung benétigt. Deshalb kann auf der
CRAY X-MP/416 keine Arbeitslast mit sechzehn von PAR-Bench generierten Jobs
im Hintergrund ausgefiihrt werden, ohne dafl es zu einem Auslagern von Jobs kommt.
Das Auslagern der Jobs auf den SSD erfolgt zwar auflerordentlich schnell, fiihrt aber
zu einem zusitzlichen Aufwand, der die Meflergebnisse stark beeinflufi. Die Jobs
werden aus diesem Grund mittels gsub durch das NQS und nicht, wie auf der Alliant
FX/2816 oder der CONVEX C3840, im Hintergrund gestartet (siche Abschnitt 4.3).
Um die Meflgenauigkeit der Messungen zu erhdhen, wurde der SSD genutzt um simt-
liche Dateien zwischenzuspeichern und den Einflufi der Ein-/Ausgabeoperationen auf
die Meflergebnisse zu verringern. Dadurch wird die Reproduzierbarkeit der Messun-
gen wesentlich erhéht, ohne dafl die Ausfiihrungsdauer der Arbeitslasten signifikant
(maximal 0.5 Sekunden) reduziert wird.

Das Betriebssystem UNICOS 6.1 unterstiitzt zwei verschiedene Scheduler, die fiir un-
terschiedliche Betriebsarten optimiert sind. Der Benutzer kann mit der environment-
Variable MP_.DEDICATED den geeigneteren Scheduler auswahlen. Der Scheduler
5.X entspricht dem Scheduler von UNICOS 5.1 und ist fiir den Einprogrammbetrieb
von parallelen Programme optimiert (MP_DEDICATED=1). Im Gegensatz dazu ist
der Scheduler 8.X fiir den Mehrprogrammbetrieb konzipiert und gibt nicht benétigte
Prozessoren freiwillig wieder ab (MPDEDICATED=0). Im Mehrprogrammbetrieb
wird als Voreinstellung der neue Scheduler 6.X genutzt. Deshalb werden Messungen,
in denen der alte Scheduler 5.X verwendet wird, im folgenden mit dem Symbol &
explizit gekennzeichnet. FEine Untersuchung des Scheduiers von UNICOS 6.0 im Ver-
gleich zum Scheduler von UNICOS 5.1 wurde bereits mit PAR-Bench durchgefiihrt

[LNVDS1].

5.3.1 Arbeitslasten mit giinstigen Eigenschaften

Fiir die Messungen von Arbeitslasten mit moglichst giinstigen Eigenschaften wer-
den die Lasten genutzt, die anf der CRAY X-MP/416 fiir die Messungen auf der
CONVEX C3840 generiert wurden. Die Speicherbelastung dieser rechenintensiven
Jobs mit den dynamischen Parametern FL = 200 MFLOPS und MM = 50 MM-
REFS ist fiir die CRAY X-MP miit einer im Verhiltnis zur Rechenleistung erheblich
hoheren Speicherleistung als die CONVEX C3840 natiirlich ebenfalls gering. Die
Parallelisierungsparameter der parallelen Jobs betragen PG=100%, LB=100% und

] S
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N=4.

Binprogrammbetrieb Der durch die Parallelisierung eines Programms entste-
hende Aufwand wird zuerst wieder im Einprogrammbetrieb untersucht. Dazu wird
in der Messung XM1a der rechenintensive Job aus Messung C38M 1a sequentiell aus-
gefiihri. In der Messung XM1d werden vier dieser Job gleichzeitig ausgefiihrt, wo-
durch eine Quantifizierung des Aufwand erméglicht wird, der durch Zugriffsverzige-
rungen verursacht wird (siehe Tabelle 5.21).

Messung | Jobs || CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent] | [Prozent]

XMla | 1 30.29 100.0 30.36 100.0 | 100.0%
XM1d 4 30.33 100.1 30.79 101.4 98.6%

Ausfithrungsdauer von rechenintensiven Jobs auf der CRAY X-
MP/416 in Abhingigkeit von der Anzahl der Jobs bei sequen-
tieller Ausfithrung

Tabelle 5.21:

Durch den Mehrprogrammbetrieb wird die durchschnittliche Real-time der Jobs um
ca. 1.4% erhdht, wihrend der Anstieg der CPU-time nur ungeféhr 0.1% betrégt, also
faktisch gleich Null ist. Der Anstieg der Ausfiihrungsdauver aufgrund von Zugriffs-
konflikten entspricht dem Anstieg der CPU-time und ist fiir die rechenintensiven
Jobs zu vernachlissigen. In den Messungen XM2 und XM2” wird der Job aus
der Messung XM1 paralle] ausgefiihrt. Die Parallelisierungsparameter betragen
PG=100%, LB=100% und N=4. Wihrend in Messung XM2 der fiir den Mehr-
programmbetrieb konzipierte Scheduler 6.X verwendet wird, kommt in Messung
XM2° der fiir den Einprogrammbetrieb optimierte Scheduler 5.X zum Einsatz. Die
slave hold time des Schedulers 6.X ist in der Messung XM2 fiir den PAR-Bench-Job
optimiert (MP_HOLDTIME=150000). Die so erhaltenen Meflergebnisse werden in

Tabelle 5.22 aufgefiihri.

[ """L""LT:
e

VIR

Messung | MP_DED || CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]

XM2° 1 31.10 102.7 7.87 3.86 96.5%
XM2 0 30.95 102.2 7.80 3.89 97.3%

Tabelle 5.22:

Effizienz und speedup eines rechenintensiven Jobs auf der CRAY

X-MP/416

SRR SRR NI« 0 TP U DI LRIV ) O O i 3 1 :
Bei Verwendung des Schedulers 5.X in Messung XM2% wird eine Effizienz ven

96.5% erreicht, wihrend fiir den Scheduler 6.X eine Effizienz von 97.3% gemes-
sen wird. Aufgrund der erheblich kiirzeren Ausfiihrungsdauer der Jobs auf den
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MeBergebnisse In Abbildung 5.10 werden die Benchmark-Plots der Messung
XM3 (a) mit sequentieller Ausfiihrung der Testjobs und der Messung XM4 (b)
mit parallelisierten Testjobs wiedergegeben. Eine Analyse der Meflergebnisse lie-
fert die Resultate:

¢ Die Startzeitpunkte der Jobs sind in beiden Messungen gegeniiber den Vorga-

&

ben in der Parameterdatei verspitet. Nach den Vorgaben der Parameterdatei
sollen jeweils vier Gruppen mit jeweils 4 Jobs mit einer Verzégerung von je-
weils 1 Sekunde nach jeder Gruppe gestartet werden. In den Benchmark-Plots
der Messungen XM3 und XM4 in Abbildung 5.10 ist jedoch deutlich zu er-
kennen, daf} sich die Startzeitpunkte der Jobs auf einen Zeitraum von ca. 16
Sekunden statt den vorgegebenen 3 Sekunden erstrecken. Diese Verzdgerung
wird durch das NQS der CRAY-Systeme verursacht und zeigt sich nicht in
spateren Messungen auf der CRAY Y-MP8/832, die ohne NQS durchgefiihrt

werden.

Die Total-time ist in der Messung XM4 mit den parallelen Testjobs um 9.56
Sekunden hdher als in der Messung XM3. Die Mefigenauigkeit der Total-
time ist jedoch erheblich geringer als die MefBgenauigkeit der CPU-time. Die
Varianz der Total-time betragt ungefshr 4 Sekunden, wihrend die Varianz der
CPU-time unter 1 Sekunde liegt. Als mégliche Ursache fiir die hohe Varianz

[ Lol N & S

der Total-time kann das NQS in Betracht gezogen werden.

Die CPU-time der Arbeitslast steigt bei der parallelen Ausfiihrung der Test-
jobs um 8.57 Sekunden an. Da dieser Wert im Rahmen der Mefigenauigkeit
dem Anstieg der CPU-time der parallelen Testjobs von 8.56 Sekunden ent-
spricht, kann er eindeutig auf die Parallelisierung zuriickgefithrt werden. Der
Anstieg der CPU-time betrigt 3.5% der CPU-time der Testjobs und ist damit
geringfiigig hoher als der Anstieg von 2.2%, der im Einprogrammbetsieb ge-
messen wird. Der Anstieg der Systemn-time um 1.05 Sekunden indiziert einen
leicht erhShten Systemaufwand. Die Summe von beiden ergibt einen Aufwand
von. 9.61 Sekunden, das sind 3.9% des Aufwands der acht parallelen Testjobs.

Der service-Faktor von 0,41 der parallelen der Testjobs ist gegenitber dem Wert
von 0.25 bei den sequentiellen Testjobs deutlich erhdht. Die parallelen Test-

jobs werden also bevorzugt ausgefithrt. Da den acht parallelen Testjobs der
Arbeitslast nur vier Prozessoren der CRAY X-MP /416 gegeniiberstehen, kann
bei einer gleichmifBigen Verteilung der Prozessorzeit auf alle parallelen Testjobs
maximal ein service-Faktor von 0.5 erzielt werden. Ein solcher service-Faktor
kleiner als eins 18t sich sowohl durch die parallele als auch durch die sequen-
tielle Ausfiihrung der Jobs erreichen. Aus der Protokolldatei der parallelen

Jobs geht hervor, daB die Jobs in geringem Maf} parallel ausgefiihrt wurden.

Im Mittel werden jedem parallelen Testjob durchschnittlich 1.16 Prozessoren
gleichzeitig zugeordnet. Der Scheduler von UNICOS 6.0 fiihrt die acht par-

allelen Jobs also praktisch ohne coscheduling und damit beinahe sequentieil

aus.
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Abbildung 5.10: Benchmark-Plot der Messung XM3 (a) und X4 (b)
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Variable Anzahl paralleler Jobs In der Messung XM3 mit acht parallelisier-
ten Testjobs wurde nur ein geringes MaB an Parallelverarbeitung erreicht. Dies
ist insbesondere deshalb der Fall, weil mehr parallele Testjobs ausfiihrbereit sind
als Prozessoren in der CRAY X-MP/416 installiert sind. Deshalb werden in den
Messungen XM4a-d nur einer, zwei, vier oder sechs der Testjobs parallelisiert. Die
MeRergebnisse werden in der Tabelle 5.25 wiedergegeben, wihrend in der Abbil-
dung 5.11 die akkumulierte CPU-time aller Jobs in Abhéngigkeit von der Anzahl
der parallelisierten Testjobs wiedergegeben wird.

Sekundan
[#7]
]
T

=687 % CPU—time

[#4]
93]
en
sal
Y

565 | ] I ] i 1 [ I
4] 1 2 3 4 5 & 7 8
&nzahl der peralislen Jebs

Abbildung 8.11: Akkumulierte CPU-time der Arbeitslast in Abhé#ngigkeit von
o der Anzah! der parallelen Testjobs auf der CRAY X-MP /416

Meflergebnisse Die CPU-time steigt in Abhi#ngigkeit von der Anzahl der paralle-
len Jobs monoton, jedoch nicht linear an (siehe Abbildung 5.11). Die CPU-time ist
in Messung XAM4a mit einem parallelen Job um 2.5 Sekunden gegeniiber der Refe-
renzmessung XM3 erh6ht. Im Vergleich dazu betrigt der Anstieg bei acht parallelen
Testjobs nur 8.5 Sekunden, das sind ungefshr 1 Sekunde fiir jeden parallelen Job.
Der Anstieg der CPU-time wird also mit zunehmender Anzahl von parallelen Jobs
geringer. Jeder der Testjobs fiihrt 305 parallele Regionen aus und bendtigt dafiir
5.3% mehr CPU-time bei einer Arbeitstast mit acht parallelen Jobs und 8.2% mehs
_ CPU-time, wenn er der einzige parallele Job der Arbeitslast ist. Die System-time
nimmt fiir zwei parallele Jobs ein Minimum an, dafl sogar 0.5 Sekunden unter der
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Arbeitslast Testjobs
Messung | par. {i Bench- | Total- | CPU- | System- {| service- | zugeteilte
Jobs || time time | time time Faktor Proz.
XM3 0 150.9 | 803.6 | 585.8 7.8 0.25 1.00
XM4a 1 151.3 | 605.4 | 568.3 7.6 0.86 1.49
XM4b 2 151.0 § 604.1 | 569.7 7.3 0.74 1.29
XMic 4 151.71 606.9 | 571.1 7.9 0.57 1.24
XM4d 6 153.1 ] 612.5| 572.3 8.4 0.48 1.19
XM4 8 153.3 | 613.1 ] 574.3 8.9 0.41 1.16
Tabelle 5.25: MeRergebnisse der Messungen XM4a-d mit einer variablen An-

zah! von parallelisierten Jobs

System-time in der Referenzmessung XM3 ohne parallele Jobs liegt. Danach steigt
die Systemn-time umn durchschnittlich 0.265 Sekunden fiir jeden parallelem Job an.

Im folgenden soll untersucht werden, wie der gemessene Aufwand mit dem Schedu-
ling von parallelen Programmen zusammenhéngt. In der Tabelle 5.25 werden die
MeBwerte der Messungen XMd4a-d wiedergegeben, die das Scheduling der parallelen
Jobs betreffen. Je weniger parallele Jobs in der Arbeitslast sind, desto hoher ist der
service-Faktor der parallelen Jobs. In den hier durchgefithrten Messungen steigt der
service-Faktor jedoch nicht iiber eins, was darauf zuriickzufiihren ist, das in einer
Arbeitslast 16 Jobs gleichzeitig ausgefiihrt werden. Der service-Faktor von 0.86 eines
parallelen Testjobs in Messung XM4a betrigt zwar das 3.4-fache des service-Faktors
eines sequentiellen Testjobs, ist aber immer noch kleiner als eins. Nach der Infor-
mation aus der Protokolldatei werden die kooperierenden Prozesse eines parallelen
Programms nur zum geringen Teil gleichzeitig ausgefiihrt (siehe Tabelle 5.25, Spalte
wzugeteilte Prozessoren®“). Demnach erfolgt prakiisch kein coscheduling der koope-
rierenden Prozesse eines parallelen Programms (siehe Abschnitt 2.2.2). Der Grad
an coscheduling nimmi in den Messungen von 1.49 bet einem parallelemn Programm
auf 1.16 bei acht parallelen Jobs ab.

5.23.2 Arbeitslasten mit niedriger Parallelitst

Der in den fritheren UNICOS-Versionen benutzte Scheduler 5.X parkt die von ei-
nem parallelen Programm nicht genutzten Prozessoren auf einer semaphore nach
dem Prinzip des spin waiting. Die dabei entstehenden Leerlaufzeiten fiihren bei
parallelen Programmen mit niedrigem Parallelisierungsgrad bzw. schlechter load bo-
fance zu einer Verringerung des Durchsatzes. Der neue Scheduler 6.X, der seit
UNICOS 6.0 fiir die CRAY-Rechner zur Verfiigung steht, erlaubt es, Programme
mit einer niedrigen Parallelitdt bzw. schlechter load balance auf der CRAY X-MP so
auszufithren, dafl Leerlaufzeiten von anderen Programmen genutzt werden kdnnen.

i
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Abbildung 5.13: Anstieg der CPU-time in Abhéngigkeit von der Anzahl
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RAY X-MP/416

Tabelle 5.27:

mit hoher Genauigkeit durch eine lineare Funkiion approximiert werden {siche Ab-
bildung 5.13). Der Korrelationskoeffizient der CPU-time in Abhéngigkeit von der
Anzahl der parallelen Regionen betrégt fiir die Mefiwerte r = 0.992. Die Gleichung

MefBergebnisse der Meésungen XM10a-g mit 'é_in_er variablen An-

zahl von parallelen Regionen. : TR

Arbeitslast Testjobs

Messung | par. || Bench- | Total- | CPU- | System- || service-
Reg. || time time | time time Faktor

XM10a | © 150.5 | 602.0 | 564.5 1.7 70.26
XM10b | 377 151.6 | 606.3 | 566.6 8.3 - 0.34
XM10c | 939+| '152.0| 608.2 { 569.1 8.94% 041
XMi1od | 1244 || 152.4 | 609.6 | 570.7 9.0 0.41
XM10e | 1527 | 152.5| 610.1] 571.6 8.6 0.41
XM10f | 1920 153.3 ) 613.2] 572.9: 8.9 0.41
XM10g | 2092 153.3 613.3 | 5735 9.2 0.41
XM4 2440 153.3 | 613.1 | 574.3 | = 89| - 041

R
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der so ermittelten Regressionsgeraden lautet:
CPU-time = 0.0041s * Anzahl der parallelen Regionen + 565.1s (5.3)

Der durchschnittliche Anstieg fiir eine parallele Region betrigt in den Messungen
mit acht parallelen Testjobs also ungeféhr 4.1 ms. Es muf} beriicksichtigt werden,
dafl parallele Testjobs in PAR-Bench zur Einstellung der load balance einen ge-
ringfiigig anderen Code durchlaufen. Eine Testmessung ergab, daf dieser Aufwand
fiir einen Testjobs mit PG=100% bzw. 305 parallelen Regionen ungefihr 0.14 Se-
kunden an CPU-time verursacht. Damit miissen von den 4.1 ms fiir eine parallele
Region noch ungefdhr 0.46 ms abgezogen werden, die durch parallele PAR-Bench
Jobs zusétzlich verursacht werden. Der Aufwand, der durch die parallele Ausfithrung
der Programme verursacht wird, betrigt demnach ca. 3.6 ms fiir eine parallele Re-
gion. Bei der Betrachtung des service-Faktors in Tabelle 5.25 {ilit auf, das der
maximale service-Faktor schon bei einem Parallelisierungsgrad von 30% bzw. 939
parallelen Regionen erreicht wird. Danach stagniert der Anstieg des service-Faktors.
Die System-time steigt mit dem service-Faktor um 1.2 Sekunden und nimmt dann
einen durchschnittlichen Wert von ca. 8.9 Sekunden. Das 188t darauf schiieflen,
daf} in diesem Bereich eine Sittigung eintritt und den parallelen Programmen keine

zusitzlichen Prozessoren mehr zugeteilt werden.

5.3.3 Arbeitslasten mit hoher Speicherbelastung

In den bisherigen Messungen wurden rechenintensive Jobs mit geringer Speicher-
belastung verwendet, die nur in geringem Mafle von der Leistung des Speichersy-
stems beeinflufit werden. Im Einprogrammbetrieb erreichte ein derartiger rechen-
intensiver Job eine Speicherbelastung von ca. 50 MMREFS (Messung XM1). Im
Mehrprogrammbetrieb multipliziert sich diese Belastung mit den vier Prozessoren
zu einer Speicherbelastung von 200 MMREFS, das sind nur 11% der maximalen
Speicherbandbreite der CRAY X-MP/4186. Ein relevanter Anstieg der Ausfithrungs-

zeit aufgrund von Zugriffsverzégerungen wurde fiir diese rechenintensiven Jobs in
der Messung XM1d nicht beobachtet. Die speicherintensiven Jobs, die fiir die
Messungen aunf der CONVEX C3840 verwendet werden, erreichen auf der CRAY
X-MP/416 eine Speicherleistung von 180 MMREFS und eine Rechenleistung von
130 MFLOPS. Im Mehrprogrammbetrieb wird dadurch bei Nutzung aller vier Pro-
zessoren eine Speicherbelastung von 720 MMREFS, also ca. 40% der maximalen
Hauptspelcher-Bandbreite der CRAY }x MP /416 erreicht. :

Einprogrammbetrieb Der durch Zugriffsverzdgerungen entstehende Aufwand
wird -durch einen Vergleich von einer Messung im Einprogrammbetrieb mit Messun-
gen im Mehrprogrammbetrieb ermitielt. In der Messung YM20a wird ein speicher-
intensiven Testjobs im Einprogrammbetrieb ausgefiihrt. Zum Vergleich werden in
-der-Messungen YM20b-d zwei, drei bzw. vier dieser Testjobs gleichzeitig ausgefiihrt.

(S ) R
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Alternativ dazu wird der speicherintensive Testjob in der Messung XM21b-d* mit
zwei, drei und vier Prozessoren unter Nutzung des statischen Schedulers parallel

ausgefiihrt (siche Tabelle 5.28).

Sequentielle Jobs
Messung | Jobs || CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent] | [Prozent]
XM20a | 1 26.46 100.0 26.56 100.0 | 100.0%
XM20b 2 26.95 108.3 27.02 101.7 98.3%
XM20c 3 28.66 100.0 28.75 108.3 92.4%
XM20d 4 30.64 115.8 30.81 116.0 86.2%
Parallele Jobs
Messung | N || CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]
XM21be | 2 26.86 101.5 13.49 2.00 | 100.5%
XM21c” ! 3 28.73 108.6 9.62 2.76 99.6%
XM21d° 4 30.68 115.9 7.70 3.44 86.2%

Ausfithrungsdauer von speicherintensiven Jobs auf der
CRAY X-MP/418
Messung XM20z: sequentielle Job mit Hintergrundlast

z7: parallele Ausfithrung mit N Prozessore

Tahelle 5.28:

}\/rESSqu XM2i=z

In der Messung XM20d mit vier speicherintensiven Testjobs kommt es zu einem
Anstieg der CPU-time um 4.18 Sekunden bzw. 15.8%. Dieser Anstieg wird durch
Verzdgerungen aufgrund von Zugriffskonflikten verursacht. Dieselben Zugrifiskon-
flikte zeigen sich natiirlich auch bel der parallelen Ausfiibrung eines Programms
auf einem dedizierten Computersystem im Einprogrammbetrieb. Daher ist die
CPU-time bei der parallelen Ausfiihrung in Messung XM21d” ebenfalls um 4.22
Sekunden bzw. 15.5% gegeniiber Messung XM20a erh6ht. Die Differenz zwischen

dem Anstieg der CPU-time bei vier sequentiellen Jobs und einem parallelen Job
van N N2 Calanden .-.“stpp-m!q+ 0 15% und ist damit nicht nachweishar, Die Varianz

VoI u.us DEXUNGEn iop NG ISy Gainiy Dico TiSAOL

der Ausfiithrungsdauern ist bei speicherintensiven Jobs also so hoch, daf} Scheduling-
Aufwand fiir diese Jobs nicht nachweisbar ist.

Mehrprogammbetrieb Im Gegensatz zur parallelen Ausfithrung eines speicher-
intensiven Programm im Einprogrammbetrieb ist bei der parallelen Ausfiihrung ei-
nes Programms im Mehrprogrammbetrieb nicht mit einer Reduzierung des Durch-
satzes zu rechnen. Im Mehrprogrammbetrieb auf det CRAY X-MP /416 werden
‘einem -parallelem Programm in der ’\flessung XMda durchschnittlich 1.48 Prozes-
soren gleichzeiiig zugeordnet. Der EinfiuB, den die hhere Speicherbelastung dabel
auf die Ausfithrungsdauer der parallelen Jobs hat ist, marginal. Dieser Sachver-

_halt._wurdg zusitzlich durch eine Mefireihe analog zu den Messungen C38M22 und

T
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C38M23 auf der CONVEX iiberpriift. Dabei zeigt sich nicht nur, dafl der Anstieg
der CPU-time der parallelen Jobs gering ist, sondern auch, daf} die CPU-time der
Hintergrundlast im gleichen Ma8 reduziert wird. Die parallele Ausfithrung von spei-
cherintensiven Programmen hat somit auf einer CRAY X-MP/416 keine negativen
Auswirkungen auf den Durchsatz.

5.3.4 Zusammenfassung der MeBergebnisse

Die CRAY X-MP/416 in Verbindung mit dem Betriebssystem UNICOS 6.0 un-
terstiitzt die effiziente Ausfithrung von parallelen Programmen im Mehrprogramm-
betrieb. Die durchgefiihrien Messungen fiihren zu folgenden Resultaten:

e Im Einprogrammbetrieb von hochparallelen PAR-Bench-Jobs erreicht der neue
Scheduler von UNICOS 6.0 eine Effizienz von 97.3%, die der Effizienz des fiir
den Einprogrammbetrieb optimierten Schedulers von UNICOS 5.1 entspricht.

o Im Mehrprogrammbetrieb fithrt die Ausfiihrung von parallelen Programmen
zu einem geringen zusitzlichen Aufwand von ca. 4% in einer Arbeitslast mit
acht parallelen Testjobs und zu einem etwas hdheren Aufwand von ca. 8% in
einer Arbeiislast mit nur einem parallelen Job. Dabei werden paralielen Jobs
bevorzugt ausgefiihrt, die erreichte Beschleunigung ist jedoch gering.

e Der neue Scheduler von UNICOS 6.0 gibt leerlaufende Prozessoren freiwillig
ab und erreicht deshalb auch bei der Ausfithrung von parallelen Programmen
mit niedrigem Parallelisierungsgrad einen hohen Durchsatz. Ein Leerlaufen
von Prozessoren ist in den Messungen nicht nachweisbar. In einer Arbeitslast
mit acht parallelen Jobs verursacht die Ausfithrung einer parallelen Region ca.

B vme Doapaca~rral

¢ Bei der parallelen Ausfiihrung von Programmen im Mehrprogrammbetrieb
braucht das Speichersystem nicht beriicksichtigt zu werden. Der Durchsatz
der CRAY X-MP/416 wird auch durch die Parallelisierung von speicherinten-
siven Jobs nicht negativ beeinfluBt.

Im Mehrprogrammbetrieb wird der Durchsatz der CRAY X-MP/416 durch die
Ausfiihrung von patallelen Programimen nur in geringem Maf reduziert. Der durch
das Scheduling paralleler Programme verursachte Aufwand wird dabei von der An-
- zahl der parallelen Programme in der Arbeitslast bestimmt, ist jedoch gering,.

(W]
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5.4 Messungen auf der CRAY Y-MP

Die CRAY Y-MP ist der logische Nachfolger der CRAY X-MP und erweitert die
Architektur der X-MP-Serie auf bis zu acht Prozessoren mit einer gesteigerten
Taktrate. Die Architektur der CRAY Y-MP8/832 basiert auf einer Register-
Register-Machine mit einem verschrinkten Hauptspeicher, der durch 256 schnelle
Speicherbinke realisiert wird. Durch eine Verénderung der Hauptspeicherorgani-
sation konnte die Speicherleistung im Verhiltnis zur Rechenleistung iiberpropor-
tional erhdht werden. Die Hauptspeicherkapazitit der CRAY Y-MP8/832 betrégt
mit 32 MWorten das doppelte der Hauptspeicherkapazitit der CRAY X-MP/416
und ist daher fiir alle hier durchgefiihrten Leistungsmessungen ausreichend. Daher
konnen die Leistungsmessungen auf der CRAY Y-MP8/832 sowohl mit als auch ohne
NQS durchgefiihri werden. Aufgrund der hdheren Prozessorzahl kann die CRAY Y-
MP8/832 bei der Parallelverarbeitung nicht nur vier, sondern acht Prozessoren ver-
wenden. Da der Benutzer eines Rechners daran interessiert ist, alle Prozessoren des
Systems zu nutzen, werden die Leistungsmessungen auf der CRAY Y-MP8/832 mit
parallelen Programmen durchgefiihrt, die alle acht Prozessoren anfordern. Zusétz-
lich werden jedoch auch vergleichende Messungen durchgefiihrt, in denen nur vier
Prozessoren genutzt werden. Fiir die CRAY Y-MP steht mit UNICOS 6.1 das gleiche
Betriebssystem zur Verfiigung. Fiir die Messungen kénnen deshalb auch hier die zwet
Scheduler verwendet werden, die iiber die enwvironment-Varible MP_DEDICATED
ausgewihlt werden: entweder der alte Scheduler 5.X (MP_DEDICATED=1) oder
der neue Scheduler 6.X, der nicht bendtigte Prozessoren freiwillig wieder abgibt
(MP_DEDICATED=0). Die Messungen, in denen die parallelen Jobs den alten
Schedulers 5.X nutzen, sind weiterhin durch das Symbol o gekennzeichnet.

5.4.1 Arbeitslasten mit giinstigen Eigenschafien

Fiir die Leistungsmessungen auf der CRAY Y-MP8/832 werden wie auf der
CRAY X-MP/416 und der CONVEX (3840 wiederum identische Arbeitslasten

verwendet. Die Parameterdateien werden jedoch in der Regel so modifiziert, dafl
parallele Jobs alle N=8 Prozessoren der CRAY Y-MP8/832 nutzen. Fiir die nun fol-
genden Messungen werden also rechenintensive Jobs verwendet, die aufder CRAY X-
MP/416 mit den dynamischen Parametern FL = 200 MFLOPS und MM = 50 MM-
REFS generiert wurden. Fiir die parallele Ausfilhrung der Testjobs werden die
Parameter Parallelisierungsgrad mit PG=100%, die load balance mit LB=100% und

die Anzahl der Prozessoren mit N=8 vorgegeben.

Einprogrammbetrieb Die Untersuchung paralleler Jobs wird zunéchst im Ein-
programmbetrieb durchgefiithrt. Als Referenz dient der sequenticlle Laufl eines re-
chenintensiven ‘Jobs in Messung YMla. Zur Bestimmung der durch Speicherzu-
grifiskonflikte verursachten Verzégerungen werden in den Messungen YM1b, YM1d
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und YMIf zwei, vier bzw. acht identische Jobs gleichzeitig gestartet. Die fiir diese
Messungen erhaltenen Ergebnisse werden in Tabelle 5.29 wiedergegeben. Die Jobs
werden in dieser Messung nicht iiber das NQS, sondern als Hintergrundjobs gestar-
tet. Die Wartezeit auf die Ein-/Ausgabe fiithrt bei der CRAY Y-MP8/832 aufgrund
der kurzen Ausfiihrungsdauer der parallelen Jobs zu einer erheblichen Beeintrachti-
gung der Messungen. Um eine Vergleichbarkeit der Messungen zu gew&hrleisten,
wurde die Arbeitslast diesmal nicht skaliert; dies mufl bei der Bewertung der Ergeb-
nisse berticksichtigt werden. Die durch die Ein-/Ausgabeoperationen verursachten
Effekte konnten jedoch durch die Nutzung des SSD als Disk-Cache reduziert werden.

Messung | Jobs || CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz

' [Sek.] [Prozent)] [Sek.] [Prozent] | {Prozent)

YMIla 1 21.65 100.0 21.65 100.0 | 100.0%

YM1b 2 21.65 160.0 21.66 100.0 | 100.0%

YMI1d 4 21.66 100.0 21.77 100.6 99.4%

YMI1f 8 21.67 100.1 21.7¢9 100.6 99.4%
Tabelle 5.29: Ausfiihrungsdauer von rechenintensiven Jobs auf der

CRAY Y-MP8/832 in Abhingigkeit von der Anzahl
der Jobs bei sequentieller Ausfihrung

Die Real-time ist bel der gleichzeitigen Ausfiihrung von acht Jobs in Messung
YMI1f nahezu unveriindert, der Anstieg der CPU-time betrigt nur 0.1% und ist
vernachléssigbar. Der durch Zugriffsverzégerungen verursachte Aufwand entspricht
dem Anstieg der CPU-time und ist damit fiir die rechenintensiven Jobs bedeutungs-
los. In den Messungen YM2b, YM2d und YM2f wird der rechenintensive Job aus der
Messung YMia mit zwet, vier bzw. acht Prozessoren parallel ausgefiihrt. Die paralle-
len Jobs benutzen dabei den neuen Scheduler 6.X, der die effiziente Ausfithrung von
parallelen Programmen im Mehrprogrammbetrieb unterstiitzt. Die slave hold time
des Schedulers 6.X ist in den Messungen wie auf der CRAY X-MP /416 fiir den PAR-
Bench-Job optimiert (MP_HOLDTIME=150000). Die so erhaltenen Meflergebnisse
werden in der Tabelle 5.30 aufgefiihrt.

| Messung | N || CPU-time { CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]

YM2b | 2 - 22.08 102.0 11.11 1.95 897.4%
YM2d |4 22.20 102.5 5.59 3.87 96.8%
CYM2f 1 8 22.44 103.6 2.91 7.44 93.0%

Tabelle 5.30: -

Effizienz und speedup eines rechenintensiven Jobs mit
dem neuen Scheduler 6.X (MP_DEDICATED=0)

Die Effizienz fillt in den Messungen mit der Anzahl der genutzten Prozessoren aufl

93% bei acht Prozessoren ab. Bei Nutzung von vier Prozessoren entspricht die Effizi-
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enz den auf der CRAY X-MP/416 gemessenen Werten. Die CPU-time steigt bei dem
mit acht Prozessoren ausgefithrten Job um 3.6% an, wobei der Aufwand, der durch
Zugriffsverzégerungen verursacht wird, vernachléssigbar ist. Ein grofer Teil des An-
stiegs der CPU-time wird stattdessen beim spin weiting der zusétzlichen Prozessoren
in den kurzen sequentiellen Regionen zwischen den parallelen Schleifen verbraucht.
Zum Vergleich werden diese Messungen mit den Bezeichnungen YM2b® YMP2d”
und YMP2{ unter Verwendung des alten Schedulers 5.X wiederholt (siehe Tabelle
5.31). Der speed up bzw. die Effizienz der parallelen Jobs ist bei der Ausfithrung mit

Messung | N || CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]

YM2b® | 2 22.40 103.5 11.22 1.93 96.5%
YM2d® | 4 22.18 102.4 5.70 3.79 95.0%
YM2f | 8 22.44 103.6 2.82 7.68 96.0%

Effizienz und speedup eines rechenintensiven Jobs mit
dem alten Scheduler 5.X {(MP_DEDICATED=1) auf der
CRAY Y-MP8/832

Tabelie 5.31:

dem alten Scheduler 5.X mit den Resultaten beim neuen Schedulers 6.X vergleich-
bar. Wihrend die Effizienz fiir zwei bzw. vier Prozessoren beim neunen Scheduler
8.X geringfiigig besser sind, ist der Wert fiir achi Prozessoren geringfiigig schlech-
ter. Die Leistung des Schedulers 5.X und des neuen 6.X Schedulers entsprechen sich
im Einprogrammbetrieb also bis auf geringe Unterschiede, die bei den Messungen
nicht mehr als 0.1 Sekunden Ausfiihrungszeit ausmachen. Die CPU-time ist in den
Messungen mit vier bzw. acht Prozessoren bei beiden Schedulern im Rahmen der
MeRgenanigkeit gleich. Das deutet darauf hin, dafi der Scheduling-Aufwand bei den
beiden Schedulern fiir die Verarbeitung von vollstindig parallelen Programmen im
Einprogrammbetrieb gleich ist.

RAohrmrmorammbhetrisclh e Toictune Ang monen aTe ¢ 3 i
SMMERIDYOogralliifinsiTicd Ui Leistus g G neuen SLLCdL]L ) 6}\_ wird j€$”+ im

Mehrprogrammbetrieb untersuchi. Die fiir die CONVEX C3840 Hﬂd die CRAY
X—MP /416 verwendeten Arbeitslasten werden auch fiir die Leistungsmessungen auf
der CRAY Y-MP8/832 eingesetzt. Die Parameterdateien der Messungen werden
jedoch in einigen Punkien modifiziert. Zum einen wird wie schon im Einprogramm-
betrieb die Anzahl der angeforderten Prozessoren eines parallelen Programms auf
N=8 erhSht. Zum anderen werden alle acht sequentiellen Jobs BP0G1-BP008 der
Hintergrundlast gleichzeitig gestartet. Dadurch sollen alle acht Prozessoren der Y-
MP8/832 sofort genutzt und unnétige Leerlaufzeiten vermieden werden. Die in der
Messung YM3 verwendete Arbeitslast entspricht in den iibrigen Parametern den
Artbeitsiasten der Messungen XM3 und C38M3 (siehe Tabelle 5.32). In den zwei
folgenden Leistungsmessungen werden die Jobs wie auf der CRAY X-MP mit dem
'NQS gestartet.

TR RN
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% DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N
04 00, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1
04 00, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1
04 02, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1
04 03, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1

Tabelle 5.32: Parameter fiir die Referenzmessung YM3 und YM3x mit
rechenintensiver Arbeitslast und sequentieller Ausfiihrung
der Testjobs

In der Messung YM4 werden die Testjobs, analog zu den Messungen XM4 und
C38M4, parallel ausgefithrt. Wihrend der Parallelisierungsgrad PG=100% und die
load bolence LB=100% beibehalien werden, wird die Anzahl der genutzten Prozes-

soren auf N=8 erh6ht (siehe Tabelle 5.33).

#, DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... ST, PG, LB, N
64 00, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1
04 80, 10, 40, 050, 200, 000, 1, 000, 000, 1
04 02, 10, 30, 030, 200, 000, 1, 160, 100, 8
04 03, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 160, 100, 8

Tabelle 5.33: Parameter fiir die Messung YM4 und YM4x mit einer
rechenintensiven Arbeitslast und parallelisierten Testjobs

MefRergebnisse Der Benchmark-Plot der Messung YM3 wird in Abbildung 5.14
(a) im Vergleich zum Benchmark-Plot der Messung YM4 in Abbildung 5.15 (b)
wiedergegeben. Die daraus ableitbaren Ergebnisse entsprechen im wesentlichen den

Resultaten auf deu CRAY X—MP/416

J er ! slast starten
gegebenen Startzeltpl.nkte verzoger

ither den in der Parameterdaiei vor-

. Die Verzdgerung des Startzeitpunkies

des letzten Jobs betrigt ca. 8 statt 3 ‘Sekunden. ‘Dieser Wert ist zwar ab-
solut betrachtet niedriger als auf der X-MP/416, ist jedoch in Relation zur
Ausfithrungsdauer der Arbeitslast ungeféhr gleich. =~ -

Die Total-time der Arbeitslast ist in Messung YM4 mit den parallelen Testjobs
um 17.36 Sekunden erhdht. Die Varianz der Total-time, d.h. der Meffehler,
ist jedoch auch auf der CRAY Y-MP8/832 bei den Messungen mit NQS zu
hoch, um Abweichungen in dieser Gréflenordnung sinnvoll zu interpretieren.

T

Die CPU-time der Testjobs wird durch die Paralielisierung um 8.Z8 Sekunden
erh8ht. Dieser Anstieg entspricht auch dem Anstieg der CPU-time der gesam-
ten Arbeitslast um 829 Sekunden. Dieser Parallelisierungsaufwand betrég:

[EREN1
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Abbildung 5.14: - Benchmark-Plot der Messung YM3 (a) und YM4 (b)
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4.78% der CPU-time der Testjobs und ist damit gegeniiber dem Anstieg der
CPU-time von 3.6% im Einprogrammbetrieb leicht erhtht. Die System-time
steigh bel der Messung mit den parallelen Testjobs um 3.51 Sekunden an.

e Der service-Faktor der Testjobs wird durch die paraliele Ausfithrung von 0.51
auf 0,94 erhoht. Wie schon auf der CRAY X-MP/416 werden parallele Jobs
deutlich bevorzugt ausgefiihrt. Da der fiir die parallelisierten Testjobs gemes-
sene service-Fakior jedoch kleiner als eins ist, kdnnen die parallelisierten Test-
jobs in Messung YM4 sowohl parallel als auch sequentiell ausgefithrt worden
sein. Nach den Informationen aus der Protokolidatei werden jedem parallelen
Job durchschnittlich 1.6 Prozessoren gleichzeitig zugeordnet. Die parallelen
Testjobs werden also nur in einem geringen Mafl parallel ausgefithrt. Dies ist
einerseits darauf zuriickzufithren, dafi acht parallele Jobs um die acht Prozes-
soren der CRAY Y-MP8/832 konkurrieren, andererseits fithrt der Scheduler
kein reines coscheduling durch.

Variable Anzahl von paralielen Jobs In den Messungen YMS3 und YM4 wer-
den die Jobs der Arbeitslast mit dem Kommando gsub des NQS gestartet. Da die
Startzeitpunkie der Messung durch das NQS beeinflufit wurden und die Varianz
der Total-time bei den Messungen erheblich ist, werden die Jobs in allen folgenden
Messungen im Hintergrund und nicht iiber das NQS gestartet. Zusétzlich wird, wie
auch schon bei den Messungen XM4a-d auf der CRAY X-MP /416, der SSD als Disk-
Cache fiir die Ein-/Ausgabeoperationen genutzt, uin eine erhdhte Mefgenauigkeit
zu erreichen. Die Messungen YM3 und YM4 werden in den Messungen YM3x und
YM4x unter diesen neuen Bedingungen wiederholt. Diese Untersuchung wird durch
Messungen ergéinzt, in denen nicht achi, sondern eine variable Anzahl der Testjobs
parallel ausgefiihrt werden. In den Messungen YM4a-d werden nur einer, zwei, vier
bzw. sechs der Testjobs parallelisiert. Die so erhaltenen Meflergebnisse werden in
der Tabelle 5.34 wiedergegeben. '

Arbeitslast Testiohs
Messung | par. || Bench- | Total- | CPU- | System- {| service-
Jobs || time | time | time time Faktor
YM3x 0 50.7 | 405.3 | 403.2 1.2 0.51
YM4a 1 50.9 | 407.0) 404.7 1.8 2.40
YM4b 2 51.1| 408.9 | 406.2 2.1 2.33
YMde 4 514 | 411.4| 408.0 2.6 1.62
YM4d 6 51.6 | 412.2| 408.1 3.2 1.18
YMdx 8 51.8 | 415.1| 410.3 4.0 0.94
. Tabelle 5.34: Ergebnisse der Messungen YM4a-d mit einer variabien Anzahl

von parallelisierten Jobs
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Abbiidung 5.15: Benchmark-Plot der Messung YM3x (a) und YM4x (b)
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Abbildung 5.16: Anstieg der CPU-time in Abh#ngigkeit von der Anzahl
der parallelen Jobs auf der CRAY Y-MP8/832

Meflergebnisse Die Benchmark-Plots der Messungen YM3x und YM4x werden in
Abbildung 5.15 dargestellt. Die Startzeitpunkte der Jobs entsprechen den Vorgaben
der ‘Parameterdatei bei diesen Messungen erheblich besser als in den Messungen,
in denen die Jobs mit dem NQS gestartet wurden. Gegeniiber den Messungen
YM3 und YM4 in Abbﬂdung 5.14 ist -sowohl die Systemn-time als auch die Idle-
time erheblich verkiirzt, wihrend die CPU-time im Rahmen der Mefigenauigheit
gleich ist. Die Nutzung des SSD fiir die Ein-/Ausgabe und das Ausschalten des
NQS fiihren zu einer erheblichen Steigerung der Mefigenauigkeit, die es ermdglicht,
auch die gemessene Total-time fiir die Analyse zu nutzen. Der Anstieg von CPU-
time und System-time summiert sich in Messung YM4x mit acht parallelen Testjobs
zu 9.9 Sekunden. Dieser Anstieg entsprlcht 5. 7% der Summe aus CPL time und

System-time der acht parallelen Jobs.

In Abbildung 5.16 werden die Total-time und die CPU-time.der Arbeitslast in
Abhanglgken von ‘der- Anzahl -der parallelen Jobs gr&phlsch dargestellt Es ist
deutlich zu erkennen, daf die CPU-time monoton mit der Anzahl der parallelen
Jobs steigt, dieser Anstieg jedoch nicht linear ist. ‘Je mehr Jobs in der Arbeitslast
parallel ausgefiithrt werden, desto geringer wird der Anstieg der CPU-time pro par-
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Abbildung 5.17: Anstieg der System-time in Abhéngigkeit von der Anzahl
der parallelen Jobs auf der CRAY Y-MP8/832

allelen Job. Wihrend der erste parallele Job einen Anstieg der CPU-time um 1.52
Sekunden verursacht, betrigt der Anstieg bei acht parallelen Jobs nur §.88 Sekun-
den pro Job. Der Anstieg der Total-tiine ist geringfiigig steiler als der Anstieg der
CPU-time. In der Total-time ist neben der CPU-time auch die System-time ent-
halten. In Abbildung 5.17 wird die ‘System-time in Abhéngigkeit von der Anzahl
der parallelen Jobs graphisch veranschaulicht. Die Abh#ngigkeit der System-time
von der Anzahl der parailelen Jobs kann im Bereich der Messung durch eine lineare
Funktion approximiert werden. Der Korrelationskoeffizient von r = 0.993 fiir diese
Abhi#ingigkeit deutet auf einen solchen Zusammenhang hin. Eine lineare Regression
fiir die System-time in L‘&bha,nglgkelt von der Anzabl der paralielen Jobs hefert dle
Regressionsgerade: . - S S :

System-time = 0.33s * Anzahl der parallelisierten Jobs + 1.35s (5.4)

Bei der Beurteilung des entstehenden Aufwands muf beriicksichtigt werden, ob und
in welchem Maﬁ die parallelisierten Testjobs in den Messungen auch - parallel aus-
561uﬂu werden. Fiir 'uxese Jnue_ISuC]‘luilg, _nOI‘mE"L ‘die in der Tabelle 5.34. ‘ﬁ'iv.-_'ue;—
‘gegebenen service-Faktoren der parallelen Testjobs herangezogen werden.- Die auf

- der CRAY Y-MP8/832 gemessenen service-Faktoren sind erheblich hoher als die auf
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der CRAY X-MP/416 gemessenen Werte und zeigen eindeutig, dafl die parallelen
Testjobs in den Messungen YM4a-d auch parallel ausgefiilhrt wurden. In Messung
YM4a mit nur einem parallelen Testjob wird sogar ein service-Faktor von 2.40 er-
reicht. Eine geringe Anzahl von Jobs kann also auch im Mehrprogrammbetrieb noch
deutiich durch Parallelverarbeitung beschleunigt werden. Bei einem Siart der Jobs
als Hintergrundjobs steht jedoch keine Information dariiber zur Verfiigung, wie-
viele Prozessoren einem parallelen Job gleichzeitig zugeordnet werden, so dafi keine
Mefiwerte {iber das coscheduling zur Verfiigung stehen.

5.4.2 Arbeitslasten mit niedriger Parallelitdt

Der neue Scheduler 6.X wurde entwickelt, um im Mehrprogrammbetrieb Leerlauf-
zelten, die bel der der Bearbeitung von parallelen Programmen entstehen, zu ver-
meiden. Wie in den vorangegangenen Messungen gezeigt wurde, erreichen die Pro-
gramme auf CRAY Y-MP8/832 aufgrund der héheren Prozessorzahl auch einen
héheren Grad an Parallelverarbeitung als auf der CRAY X-MP/416. Damit steigt
auf der CRAY Y-MP8/832 auch der Einflufl des Schedulings bzw. der Leerlaufzei-
ten auf den Durchsatz des Rechners. Ein Vergleich des alien Schedulers 5.X mit
dem neuen Scheduler 8.X von UNICOS wurde bereits in [LNVD91] durchgefiihrt.
Die Untersuchung der Leetlaufzeiten in Programmen mit signifikantem sequentiellen
Anteil erfolgt in der Messung YM10e. Die acht parallelisierten Testjobs besitzen da-
bei einen Parallelisierungsgrad von PG=70%. Die Parameter der Messung YM10e
unterscheiden sich von denen in den Messungen XM10d und C28M10c lediglich in
der Anzahl N der angeforderten Prozessoren (siche Tabelle 5.35).

Z DEL, PR, SEC, MM, FL, 10, ... &I, PG, LB, N
04 00, 10, 40, 050, 200, 000, ... 1, 000, 000, 1
64 6, 10, 40, 050, 200, 000, i, 006, 000, 1
04 02, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 670, 1006, 8§
04 03, 10, 30, 050, 200, 000, 1, 0706, 100, 8
Tabelle 5.35: Parameter fiir die Messung YM10e - Parallele Testjobs mit

einem Parallelisierungsgrad von PG=70%

Meflergebnisse Abbildung 5.18 zeigt den Benchmark-Plot der Messung YM10e
(b) mit zum Teil parallelen Testjobs unter dem der Messung YM4x (a) mit
vollstindig parallelen Testjobs. Die Total-time ist bei Messung YMI10e um 0.4
Sekunden erh&ht, was vernachléissigbar gering ist. Der Durchsatz der CRAY Y-
MP8/832 wird von dem niedrigen Parallelisierungsgrad der Testjobs praktisch fiber-
haupt nicht beeinflufit. Insbesondere gilt dies auch fir den service-Faktor, der bei
den Testjobs mit einem Parallelisierungsgrad von PG=70% den selben Wert erreicht

=4
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Abbddung 5.18: Benchmark-Plot der Messung YM3x (a) und YM10f (b)
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wie fiir die vollstiindig parallelen Testjobs mit PG=100%. Im Anschluf} erfolgt des-
halb eine Untersuchung der CPU-time und der System-time in Abhéngigkeit von
der Zahl der parallelen Regionen eines Jobs.

Scheduling-Aufwand Die Anzahl der parallelen Regionen, die ein paralleler
PAR-Bench-Job durchliuft, wird wie in vorangegangenen Messungen auf der CON-
VEX C3840 und der CRAY X-MP/416 iiber den Parallelisierungsgrad der Jobs
variiert. Je hoher der Parallelisierungsgrad eines Jobs ist, desto mehr parallele Pro-
grammkerne und damit parallele Regionen werden von dem Job ausgefiihrt. In den
Messungen YM10a-h werden jeweils alle acht Testjobs BP009-016 parallelisiert. Alle
acht Testjobs einer Messung bekommen dabei den gleichen Parallelisierungsgrad und
eine load balance von LB=100% als Vorgabe. Der Parallelisierungsgrad der Testjobs
wird bei den verschiedenen Messungen veréndert, wodurch eine jeweils andere Zahl
von parallelen Regionen durchlaufen wird. Die so erhaltenen Meflergebnisse sind in
Tabelle 5.36 aufgefithrt.

Arbeitslast Testjobs
Messung | par. || Bench- | Total- | CPU- | System- || service-
Reg. || time | time | time time Faktor
YM10a 0 50.6 | 404.7 | 402.2 2.1 0.51
YM10b | 370 51.1 1 408.7 | 404.2 3.0 0.68
YM10c | 938 51.7 | 413.6 | 407.8 5.2 0.87
YM10d | 1238 51.9 | 415.4 | 409.3 5.5 0.92
YMI10e | 1514 51.9 | 415.5 | 409.6 4.9 0.94
YMI0f | 1827 51.8 | 415.4 | 410.0 4.6 0.84
YM10g {2092 51.8 | 414.6 | 409.7 4.2 0.94
YM4x | 2440 51.9 ¢ 415.1 | 410.3 4.0 0.94
Tabelle 5.386: Ergebnisse der Messungen YM10a-g mit einer variablen

Anzahl von parallelen Regionen

Meflergebnisse In Abbildung 5.19 werden CPU-time und Total-time in Abhén-
gigkeit von der Anzahl der parallelen Regionen graphisch dargestellt. Esist deutlich
erkennbar, dafl die Abhingigkeit der CPU-time von der Anzahl der parallelen Re-
gionen nicht linear ist. Ein lineares Verhalten kann nur im Bereich zwischen 0 und
1200 parallelen Regionen bzw. bei einem Parallelisierungsgrad zwischen 0% und 50%
beobachtet werden. In diesem Bereich wird der Anstieg der CPU-time durch zwes

Effekte bestimmt.:

- ‘e Die Jobs mit niedrigem Parallelisierungsgrad fithren nur relativ selten eine
- parallele Region aus und fordern deshalb nur selten zusétzliche Prozessoren

CUPTVTERE T R
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Abbildung 5.12: Anstieg der CPU-time in Abh#ngigkeit von der Anzahl
der parallelen Regionen auf der CRAY Y-MP8/832

an. Dadurch miissen die Prozessoren auf weniger parallele Jobs verteilt wer-
den, die dann mehr zusitzliche Prozessorzeit zugeteilt bekommen. Als Folge
davon steigt der service-Faktor in den Messungen YM10a-d mit der Anzahl
der parallelen Region bzw. dem Parallelisierungsgrad.

e Die zusitzlich angeforderten Prozessoren fithren am Ende der paralielen Re-
gionen fiir die Dauer der slave hold time ein spin waiting durch, bis sie wieder
abgegeben werden.

Im unteren Bereich der Kurve kann die Abhingigkeit der CPU-time, der System-
time und der Total-time durch eine lineare Funktion angenghert werden. Die Glei-
chung der Regressionsgeraden lauten: . .- '

' E "System-time = 2.9ms= Anéahl der parallelen Regionen + 2.1s  ~ (5.5)
CPU-time = 6.0ms* Anzahl der parallelen Regionen + 402.0s  (5.6)
Total-time = 8.7ms* Anzahl der parallelen Regionen + 405.1s  {5.7)

" Der Anstieg der Total-time entspricht dabei ungefdhr der Summe des Anstieg von
CPU-time und System-time. ‘Fiir die PAR-Bench-Jobs mit einem niedrigen Paral-
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Abbildung 5.20: Anstieg der System-time in Abhéngigkeit von der Anzahl
der parallelen Regionen auf der CRAY Y-MP8/832

lelisierungsgrad kann demnach ein Aufwand von 8.9 ms fiir jede parallele Region
berechnet werden. Wie eine vergleichende Messung zeigt, liegt der Aufwand, der
bei der parallelen Ausfiihrung eines Kerns von PAR-Bench verursacht wird, bei der
CRAY Y-MP8/832 bei 0.5 ms. Dieser Aufwand mufl von den 8.9 ms abgezogen wer-

den und ergibt einen Aufwand von ca. 8.4 ms fiir jede zusitzliche parallele Region.

Fs konnte nachgewiesen werden, dafl der Anstieg der CPU-time zum Teil durch

die slave hold time von 0.3 ms verursacht wird (siehe Abschnitt 2.2.2). Fiir sieben
zusétzlich angeforderte Prozessoren, die je 0.3 ms leerlaufen (busy waiting) ergibt
sich damit ein Aufwand von 2.1 ms. Dieser Aufwand kann durch Modifikation der
slave hold time reduziert werden, was in Abhingigkeit von den Eigenschaften des
Programms auch nachteilig sein kann.

Fiir Jobs mit einem Parallelisierungsgrad iiber 50% verlaufen die Mefiwerte in Ab-
bildung 5.19 jedoch vollig anders. Wihrend die CPU-time nur noch geringfiigig
ansteigt, stagniert die Total-time. Die Stagnation der Total-time wird durch
einen Riickgang der System-time bel Programmen mit einem hoheren Paralleli-

sierungsgrad als 50% bewirkt. In Abbildung 5.20 ist deutlich erkennbar, daf}.die
System-time bei ungefahr 1220 parallelen Regionen das Maximum annimmt und
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dann wieder abfallt. Eine Erklérung dieses Verhaltens wird bei der Untersuchung
des service-Faktors in Tabelle 5.36 ersichtlich. Der service-Faktor steigt bei den
Jobs YM10e-h trotz erhdhter Anzahl von parallelen Regionen nicht weiter. Die
parallelen Jobs bekommen demnach keine zusitzlichen Prozessoren mehr zugeteilt,
und es entsteht nur noch ein geringer zusitzlicher Aufwand. Die hohe Anzahl von
gleichzeitig angeforderten Prozessoren scheint vielmehr die Wirkung zu haben, dafl
parallele Regionen beendet werden, bevor zusétzliche Prozessoren bereitgestellt wer-
den. Dadurch kommt es dann zu einem geringeren Scheduling-Aufwand, der zu einer
Reduzierung der System-time fithrt. Der Scheduling-Aufwand fiir eine parallele Re-
gion ist deshalb fiir einen vollsténdig parallelen Job in Messung YM4x geringer. Der
Scheduling-Aufwand 18t sich durch den Vergleich der Werte aus Messung YM4x
mit denen aus Messung YM10a berechnen. In der Messung YM10a wird das parallel
iibersetzte Programm mit einem Parallelsierungsgrad von 0% ausgefihri. F'ir eine
parallele Region betrigt der Aufwand in Messung YM4x demnach 3.3 ms CPU-
time, 0.8 ms System-time und 4.3 ms Sekunden Total-time. Diese Werte wurde
auch fiir die MeBreihe mit erhdhter slave hold time gemessen. Abziiglich des durch
PAR-Bench verursachten Aufwands von 0.5 ms betriigt der Aufwand der bei der
Ausfithrung einer parallelen Region in einer Arbeitslast mit hochparallelen Jobs
durchschnittlich ca. 3.6 ms.

5.4.3 Arbeitslasten mit hoher Speicherbelastung

Die bisherigen Leistungsmessungen wurden nur mit rechenintensiven Jobs durch-
gefiihrt, deren Ausfiihrung nur marginal vom Speichersystem beeinfiufit wurde. So
erreicht ein rechenintensiver Job auf der CRAY Y-MP8/832 eine Speicherbelastung
von ca. 70 MMREFS. Die Speicherbelastung summiert sich bei Nutzung aller acht
Prozessoren auf ca. 560 MMREFS, was nur 6.5% der maximalen Speicherleistung der
CRAY Y-MP8/832 entspricht. Ein Anstieg der CPU-time aufgrund von Zugriffs-
verzégerungen konnte dabei im Bereich der Mefgenauigkeit nicht festgestellt werden.
Das Speichersystem der CRAY Y-MP8/832 wird wie schon auf der CRAY X-MP/416
und der CONVEX C3840 mit Hilfe der speicherintensiven Jobs untersucht, die auf
der CRAY X-MP/416 mit FL = 130 MFLOPS und MM = 180 MMREFS gene-
riert wurden. Aufgrund des erhdhien Prozessortaktes der CRAY Y-MP8/832 l4fit
sich fiir einen speicherintensiven Job eine Speicherbelastung von 255 MMREFS er-
warten. Bel Ausfithrung dieser speicherintensiven Jobs auf allen acht Prozessoren
betriigt die Speicherbelastung demnach 2040 MMREFS, das sind ungefihr 23% der
maximalen Speicherbandbreite der CRAY Y-MP8/832.

Einprogrammbetrieb Als Referenz fiir die Bestimmung des Aufwands, der auf
der CRAY Y-MP durch Zugriffsverzdgerungen entsteht, dient eine Messung im Fin-
programmbetrieb. In der Messung YM20 wird ein speicherintensiver Job im Einpro-

grammbetrieb ausgefithrt. Der Aufwand, der durch Zugriffsverzégerungen entsteht,

e
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wird dann in den Messungen YM20d und YM20f mit vier bzw. acht gleichzeitig
ausgefiihrten speicherintensiven Jobs untersucht. In der Messung YM21d” und
YM21f% wird der Job dann unter Nutzung von N=4 bzw. N=8 Prozessoren par-
allel ansgefiihrt. Die dabei erhaltenen Meflergebnisse werden in der Tabelle 5.37
wiedergegeben. Die parallelen Jobs werden unter Verwendung des Schedulers 5.X
ausgefiihrt. Wegen der htheren MeBigenauigkeit wurden die Jobs als Hintergrundjobs
gestartet und der SSD als Disk-Cache fiir die Ein-/Ausgabeoperationen verwendet.

Sequentielle Jobs
Messung | Jobs | CPU-time | CPU-time | Real-time | Real-time | Effizienz
[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent] | [Prozent]

YM20a 1 19.58 100.0 19.80 100.0| 100.0%
YM20d 4 19.61 100.2 19.62 99.1 100.9%
YM20f 8 20.41 104.2 20.52 103.6 96.5%

Parallele Jobs
Messung | N CPU-time | CPU-time | Real-time | speedup | Effizienz

[Sek.] [Prozent] [Sek.] [Prozent]
YM21d° 4 19.63 100.3 4.9 4.00 100.0%
YM21P | 8 20.93 106.9 2.6 7611 95.7%

| L. d AWV

Tabelle 5.37: Effizienz und speedup fiir speicherintensive Jobs
auf der CRAY Y-MP8/832
Messung YM20x: Sequentielle Ausfiihrung in einer Arbeitslast
aus N Jobs
Messung YM21x: Parallele Ausfiihrung mit N Prozessoren

Aus der Tabelle 5.37 ist ersichtlich, dafl die speicherintensiven Jobs auf der CRAY
Y-MP8/832 nur in geringem Mafl durch Zugriffskonflikte verzégert werden. Die
Zugriffsverzdgerungen fithren in Messung YM20f mit acht speicherintensiven Jobs
zu einem Anstieg der CPU-time von nur 0.83 Sekunden bzw. 4.2%. Bei der paral-

lelen Ausfithrung eines speicherintensiven Jobs steigt die CPU-time des parallelen
Jobs um 1.35 Sekunden bzw. 8.9% an. Zieht man von diesen 6.9% die 4.2% ab. die
durch Zugriffsverzdgerungen verursacht werden, so bleibt ein Scheduling-Aufwand
von 2.7% der CPU-time iibrig. Dieser Scheduling-Aufwand liegt sogar geringfiigig
unterhalb des Scheduling-Aufwands fiir die rechenintensiven Jobs. Als Erklérung
dafiir kann in Betiracht gezogen werden, dafi die Varianz der Messungen mit spei-
cherintensiven Jobs héher ist und die geringer Mefigenauigkeit zu dem Unterschied

fiihrt.

Mehrprogrammbetrieb Bel der parallelen Ausfiihrung eines speicherintensiven
mit acht Prozessoren steigt die Ausfithrungsdauer im Einprogrammbetrieb ge-
ringfiigig an. Bei den Messungen mit einer Hintergrundlast erreicht der parallele
Job in Messung YM4a jedoch nur einen service-Faktor von 2.4, wobei diesem Job
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weniger als vier Prozessoren gleichzeitig zugeteilt werden. Die Messungen YM21d
und YM22d? zeigen jedoch, dal die CPU-time eines mit vier Prozessoren parallel
ausgefilhrten speicherintensiven Jobs auf der CRAY Y-MP um weniger als 0.2%
ansteigt. Dieser zusitzliche Anstieg aufgrund von Zugriffsverzégerungen ist fiir den
Durchsatz von Arbeitslasten bedeutungsios. Diese Voriiberlegungen werden durch
eine Mefireihe bestitigt, die analog zu den Messungen C38M22 und C38M23 in Ab-
schnitt 5.2.3 konstruiert wurden. Auf eine ausfithrliche Beschreibung der Messungen
wird an dieser Stelle verzichtei. Die parallele Ausfiihrung eines speicherintensiven
Jobs mit einer Hintergrundlast fithrt damit zu keinem nachweisbar hoheren Aufwand
als die parallele Ausfiithrung eines rechenintensiven Jobs.

Trotz der doppelten Prozessorzahl der CRAY Y-MP8/832 ist der Aufwand fiir die
Ausfiihrung von parallelen Programmen gegeniiber der CRAY X-MP/416 nur ge-
ringfiigig erhoht. Die Messungen auf der CRAY Y-MP8/832 fiihrten zu folgenden
Resultaten:

e Bei der Ausfilhrung eines parallelen PAR-Bench-Jobs mit acht Pr ozessoren
wird im Emprogra,mmbetneb eine Effizienz von 96% erreicht. Die fiir den
Scheduler 8.X gemessene L Temi‘nno— liegt nur minimal unter der f_]__ rj_p_ Sche-

1841 O RIS} 258 Lot b Ll B 4 S0 15053 3 = et

duler 5.X gemessenen Leistung.

e Im Mehrprogrammbetrieb von parallelen Programmen entsteht nur ein ge-
ringer zusitzlicher Aufwand, der fiir die Messung mit acht vollstindig paral-
lelen PAR-Bench-Jobs bei 5.7% liegt. Dieser Aufwand wéchst jedoch nicht
linear mit der Anzahl der Prozessoren, sondern wird mit steigender Anzahl
der Jobs geringer. Befinden sich nur ein oder zwei parallele Jobs gleichzeitig
in Ausfithrung, so werden diese deutlich beschleunigt ausgefithrt. Dabei wird

~ein service-Faktor von bis zu 3.2 erreicht.

?]ﬂ}ﬁ?} D?‘(\f??‘ni’n?’ﬂﬂﬂ m;f n;ar}r;n‘am pn?n”a“c"sm
¥ S Rurk §4 A&

LooLiiTRALIpTA i CeasCaaniT

Bei der Aunsfiithrune von na
- rungsgrad entstehen keine mefibaren Leerlaufzeiten. Der Scheduling-Aufwand
. fiir eine parallele Region 1st von der Anzahl der paralielen Jobs in der Hinter-
‘grundlast abhiéngig. Bel einer geringen Anzahl von parallelen Jobs entsteht
ein Aufwand von ca. 8.4 ms, wihrend bei einer hohen Anzahl von parallelen

Jobs ein Aufwand von ca. 3.8 ms verursacht wird,

Lii]

¢ Im Mehrprogramnmbetrieb mit ausreichender Hintergrundlast fiihrt die paral-
lele Ausfithrung von speicherintensiven Programmen zu keinem hoheren Auf-
- wand als die parallele Ausfiihrung von rechenintensiven Programmen.

" Parallele Programme konnen auf der CRAY Y-MP8/832 also auch im Mehrpro-
grammbetrieb effizient ausgefiihrt werden. Eine geringe Anzahl von parallelen Jobs
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konnen auch im Mehrprogrammbetrieb deutlich beschleunigt werden, ohne das der
Durchsatz der Y-MP8/832 signifikant reduziert wizrd.

5.5 Gegeniibersiellender Vergleich der Meifler-
gebnisse

Die hier zu vergleichenden Computersysteme erreichen im dedizierten Betrieb mit ei-
nem vollsténdig parallelen Programm eine hohe Effizienz. Im Mehrprogrammbetrieb
fiihren diese Rechner das Scheduling paralleler Programme jedoch nach unterschied-
lichen Prinzipien durch:

o Die Alliant FX /2816 verwendet eine statische Scheduling-Sirategie, bei der
die Prozessoren von der System-Administration in cluster eingeteilt werden
miissen, die fiir die parallele Ausfithrung von Programmen genutzt werden
kénnen. Die als cluster konfigurierten Prozessoren fiihren parallele Programme
bevorzugt aus. Stehen keine parallelen Programme zur Ausfithrung bereit,
so zerféllt der eluster in seine Prozessoren, die dann sequentielle Programme
verarbeiten.

& Der Scheduler von CONVEX verteilt freie Prozessoren dynamisch auf paral-
lele Programme. Parallele Programme bekommen nur dann zuséizliche Pro-
zessoren zugeteilt, wenn diese nicht durch andere Programme genutzt werden
kénnen. Der Scheduler basiert auf dem ASAP-Prinzip und wird durch Hard-
ware unterstiitzt.

e Das Betriebssystem UNICOS 6.1 stellt einen dynamischen Scheduler zur
Verfiigung, der nicht bendtigte Prozessoren nach Ablauf der slave hold time

. freiwillig wieder abgibt {CPL, siche Abschnitt 2.2.2). Im Gegensatz zum Sche-
duler von CONVEX fithrt der UNICOS-Scheduler Programme auch dann par-
allel aus, wenn der Rechner mit sequentiellen Programmen ausgelastet ist.

Diese unterschiedlichen Scheduling-Strategien haben Auswirkungen auf die Aus-
filhrungsdauer von paralieien Programmen im Mehrprogrammbetrieb. 1n Abbil-
dung 5.21 wird der durchschnittliche service-Faktor der parallelen Programme in
Abhéngigkeit von der Anzahl der gleichzeitig ausgefiihrten parallelen Programme
dargestellt. Die Arbeitslast besteht in den Messungen fiir die CONVEX C3840,
die CRAY X-MP/416 und die CRAY Y-MP8/832 aus 16 Jobs, von denen maxi-
mal 8 parallel ausgefiihrt werden. Fiir die Alliant FX/2816 mit 16 Prozessoren
ist“die Arbeitslast auf 24 Jobs erhoht, von denen ebenfalls bis zu 8 Jobs parallel
-:.ausgefiihrt werden. Da die t [ plbhhc ‘\r‘eI&I‘uauuué VO1 p:ﬂdjlcmu P;ograxumen uii-

tersucht werden soll, besitzen die sequentiellen und die parallele Jobs die gleiche
Prioritét.

117718
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Abbildung 5.21: Der durchschnittliche service-Faktor eines parallelen Jobs in
Abhéngigkeit von der Anzahl der parallelen Jobs in einer Ar-

beitslast von 16 Jobs

Service-Fakior

Die Alliant FX/2816 ist in den Messungen als zwei cluster mit acht Prozessoren
konfiguriert, was zur Folge hat, daf keine paralleler Job einen service-Faktor grofier

als acht erreichen kann. Dafiir erreichen zwei parallele Programme beinahe densel-
ben service-Fakior wie ein paralleles Programm. Bei mehr als zwei parallelen Jobs
muf die Rechenzeit der zwei cluster auf die Jobs verteilt werden, mit der Folge, daf
der service-Faktor abnimmt. Der service-Fakior der parallelen Jobs fiir die CRAY-
Rechner ist aufgrund der niedrigeren Anzahi von Prozessoren geringer und erreicht
bei der CRAY Y-MP8/832 mit 8 Prozessoren ein Maximum von 2.4 und bei der
CRAY X-MP/416 ein Maximum von 0.86. Der gemessene service-Faktor {&llt bei
den CRAY-Rechnern ebenfalls mit steigender Anzahl von parallelen Jobs in der
Arbeitslast. Jm Gegensatz dazu-ist der service-Faktor der parallelen Jobs bei der
CONVEX (3840 konstant und entspricht dem service-Faktor eines sequentiell aus-
gefithrten Jobs (erste Spalte in Abbildung 5.21). Bei der ausgewéhlten Arbeitslast

.erreichen also nur.die Alliant FX/2816 und die CRAY Y-MP8/832 einen service-

. Faktor groBer als eins und damit eine Beschieunigung von nicht héher priorisierten.

parallelen Programmen.
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Abbildung 5.22: Der durchschnittliche normierte service- Faktor eines parallelen
Jobs in Abhéngigkeit von der Anzahl der parallelen Jobs in
einer Arbeitslast von 16 Jobs

Normierter Service-Fakior

Ein Vergleich der Scheduling-Strategien der Rechner wird dadurch erschwert, daf8 in
den Multiprozessorsystemen eine unterschiedliche Anzahl von Prozessoren installiert

sind. Wihrend der maximal erreichbare service-Faktor der CONVEX C3840 vier
haot 'r':acf Haot dicsar ‘Rra"f het der Alliant BY /‘)RIR hoi - s:ar-}nrrnhh T‘\ ‘Akbbﬂdung
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5.22 ist der service-Faktor deshalb normiert dargestelit, d.h. der erreichte service-
Faktor wird durch die Anzahl der Prozessoren des Rechners dividiert.  Dieser
normierte service-Faktor gibt den Anteil am gesamten Computersystems wieder,
der-einem Job zugeteilt wird. Dieser Anteil betrigt fiir die Alliant FX /2816 fiir
einen Job maximal 0.5, da ein cluster mit acht Prozessoren nur die halbe Leistung
des Computersystems nutzen kann. Bei zwei parallelen Jobs werden beide cluster
und damit ‘die ganze FX/2816 durch paraliele Jobs genutzt. Auf der CRAY Y-
MP8/832 erreicht ein paralleler Job einen normierten service-Fakter von ungefihr
0.3, was etwas weniger als einem Drittel des gesamten Rechners entspricht. Der

VW AP AL carlamas
"1uu1uEu,c: SET ucuc-Fw{ch dt:l yaldncicu JOUD ist fui die’ uR X A“}VLP/416 scunétu

~als fiir die CRAY Y-MP8/832, obwohl beide das gleiche Betriebssystemn verwenden.
Bei beiden ist der erreichte Wert fiir parallele Programm jedoch deutlich hoher als fiir
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sequentielle Programme. Parallele Jobs werden auf den Rechnern Alliant FX /2816,
CRAY X-MP/416 und CRAY Y-MP8/832 bevorzugt aunsgefiihrt, wahrend sie auf
der CONVEX C3840 die gleiche Prozessorzeit zugeteilt bekommen wie sequentielle
Jobs.

Speichersystem

Das Speichersystem hat in den Messungen auf den Rechner CONVEX C3840, CRAY
X-MP/416 und CRAY Y-MP8/832 keinen wesentlichen Einfluf auf die Ausfithrung
von parallelen Jobs im Mehrprogrammbetrieb. Auf der Alliant FX/2816 ist die-
ser Einfluf aus zwei Griinden erheblich héher. Zum einen ist das Speichersystem
leistungsschwach und empfindlich gegeniiber einer hohen Belastung. Zum anderen
werden parallele Jobs auch bei einer sequentiellen Hintergrundlast vollstindig par-
allel ausgefithrt. Bei der parallelen Ausfiihrung eines speicherintensiven Jobs wird
der Speicher deshalb durch alle Prozessoren eines clusters hoch belastet. In einer
Messung wird der Durchsatz durch die Parallelisierung von speicherintensiven Jobs
um 27.4% reduziert. Ein solcher Effekt konnte auf den {ibrigen Systemen nicht

provoziert werden.

Leerlaufzeiten

Bei der parallelen Ausfithrung von Programmen mit niedrigem Parallelisierungs-
grad bzw. ungiinstiger load balance laufen Prozessoren auf einem dedizerten Rech-
ner leer. Im Mehrprogrammbetrieb mit dynamischem Scheduling der Prozessoren
wie anf der CONVEX und den CRAY-Rechnern werden leerlaufende Prozessoren
fiir die Ausfithrung anderer Programme genutzt. Eine Reduzierung des Durchsatzes
aufgrund von Leerlaufzeiten bei der parallelen Ausfithrung von Programmen mit
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Gegensatz dazu kénnen leerlaufende Prozessoren auf Computersystemen mit einer
statischen Scheduling der Prozessoren wie der Alliant nicht genutzt werden. Bei
einer ungiinstigen Lastverteilung (load balance LB von 70%) wird der Durchsatz
um 36% reduziert. Derselbe Effekt ist auch fiir parallele Programme mit niedrigem
Parallelisierungsgrad zu erwarten. Aufgrund einer Inkonsistenz im Compiler wird
der on-chip-Cache-Speicher in den mit der Compiler-Direktive cvd§ noconcur ge-
kennzeichneten sequentiellen Regionen nicht mehr genutzt. Dadurch steigt in der
Messung die Ausfiihrungszeit des Programms um den Faktor 10, so dafl die Leerlauf-
zeiten nicht quantifiziert werden konnten. Abschlieflend 148t sich feststellen, daf die
bei einer statische Zuordnung von parallelen Prozessoren entstehenden Leerlaufzel-
ten einen drastischen Einflu auf den Durchsatz eines Multiprozessorsystems haben
konnen. ..
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Abbildung 5.23: Zusitzlicher Aufwand bei der parallelen Ausfiihrung der PAR-
Bench-Jobs im Mehrprogrammbetrieb in Relation zum Prozes-
sorzeitbedarf des Jobs bet sequentieller Ausfiihrung

Scheduling-Aufwand

Der Scheduling-Aufwand konnte nur fiir die Rechner CONVEX (3840, CRAY X-
MP/416 und CRAY Y-MP8/832 ermittelt werden, da die MeBergebnisse auf der
Aliiant FX/2816 einen zu groflen Mefifehler aufweisen. In Abbildung 5.23 wird der

Scheduling-Anfwand fiir einen hochparallelen Job in Arbeitslasten mit einer unter-
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schiedlichen Anzahl von parallelen Jobs dargestellt.  Der Aufwand wird in der
Abbildung in Relation zur Summe aus CPU-time und System-time der Testjobs bei
sequentieiler Ausfilhrung und gleicher Hintergrundiast abgetragen. Der Paralieli-
sierungsaufwand, der bei der parallelen Ausfiihrung eines Jobs auf der CONVEX
(3840 entsteht, ist unabhéngig davon, ob in der Hintergrundlast weitere Jobs par-
allel ausgefiihrt werden. Da dieser zusitzliche Aufwand weder bei der Prozessorzeit
noch bei der Systemzeit abgerechnet wird, ist es fiir ein Benutzer in einer nicht
dedizierten Umgebung unméglich, diesen Aufwand zu bestimmen. Dieser Aufwand
betrigt bei der CONVEX ungefihr 5% und entsteht, obwohl die Jobs der Arbeits-
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service-Faktor der Jobs von der Hintergrundlast ab, sondern auch der Parallelisie-
rungsaufwand. Dieser Aufwand liegt fiir die gemessenen Arbeitslasten bei der CRAY -
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Abbildung 5.24: Zusitzlicher Aufwand bei der parallelen Ausfiihrung der PAR-
Bench-Jobs im Mehrprogrammbetrieb in Sekunden

X-MP/416 zwischen 4% und 8% und bei der CRAY Y-MP8/832 zwischen 5% und
10%. Der relative Parallelisierungsaufwand ist bei der Y-MP8/832 nicht wesentlich
hoher, obwohl die parallelen Jobs die doppelte Anzahl von Prozessoren anfordern.
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rungsdauer der Arbeitslast auf den verschedenen R\.chn\,rn beriicksichtigt werden.
Der oben betrachtete Aufwand ist daher kein MaB fiir Leistung der Multiprozessor-
systeme in bezug auf die Durchfithrung von Scheduling-Operationen. In Abbildung
5.24 wird deshalb der absolute Scheduling-Aufwand in Sekunden graphisch veran-
schaulicht.  Der parallele PAR-Bench-Job, der fiir diese Messungen verwendet wird
fiihrt 305 parallele Regionen aus. Die CONVEX C3840 bendtigt zur Ausfiihrung
dieses parallelen Jobs ein Zeit von ca. 2.8 Sekunden. Auf der CRAY Y-MP&/832
fallt dieser Aufwand von ca. 2.1 Sekunden bel einem parallelen Job auf ca. 1.3 Sekun-
den bei acht parallelen Jobs. Fiir die CRAY X-MP/416 wurde in allen Messungen,
bis auf der Messung mit einem parallelen Jjob, ein etwas geringerer Scheduling-
Aufwand gemessen. Der Scheduling-Aufwand féllt bei der CRAY X- MP/416 von
ca. 2.3 Sekunden auf ca. 1.2 Sekunden bei acht parallelen Jobs ab.

LR o' ]




5.5 Gegeniiberstellender Vergleich der Meflergebnisse 155

Der Parallelisierungsanfwand héngt von der Anzahl der parallelen Regionen ab, die
von den Programmen ausgefiihrt werden. Diese Abhéngigkeit wurde in Messungen
mit unterschiedlichem Parallelisierungsgrad quantifiziert. Auf der CONVEX C3840
wird durch die Ausfiihrung eines PAR-Bench-Jobs ein konstanter Aufwand von ca.
8 ms fiir jede parallele Region verursacht. Im Gegensatz dazu ist der Aufwand
fiir eine parallele Region auf den CRAY-Rechnern von der Anzahl der von den
allen parallelen Jobs der Arbeitslast angeforderten Prozessoren abhingig. Dieser
Aufwand ist im Meflbereich fiir die CRAY X-MP /416 noch hinreichend linear, um
einen Durchschnittswert von 4 ms zu berechnen. Bei der CRAY Y-MP8/832 ergibt
sich ein Maximum von ca. 8 ms und ein Minimum von ca. 4 ms. Diese Werte
zeigen, daf} der absolute Aufwand, der durch die Parallelisierung auf den CRAY-
Rechnern entsteht, geringer als der auf der CONVEX C3840 entstehende Aufwand
ist. Diese Messungen zeigen jedoch insbesondere, dafi der Scheduling-Aufwand bei
einer niedrigeren Anzahl von parallelen Region geringer ist.




ienfassung

In dieser Arbeit wurde der zusitzliche Aufwand untersucht, der durch die Abar-
beitung von parallelen Programmen auf Multiprozessorsysiemen mit gemeinsamem
Speicher entsteht. Leider gibt es generell weder genaue Herstellerinformationen noch
Programmierwerkzeuge, die sowoh! qualitativ als auch quantitativ eine Abschétzung
dieses Aufwands erlauben. Deshalb wurden fiir vier sehr unterschiediiche Multipro-
zessorsysteme Kostenabschitzungen fiir die Bearbeitung von parallelen Programmen
im Mehrprogrammbetrieb vorgenommen.

Die Messungen zeigen, dafl auf Rechnern mit einer statischen Zuteilung der Prozes-
soren wie auf der Alliant FX /2816 parallele Programme nur dann einen geringen
EinfluB auf den Durchsaiz haben, wenn sie nahezu vollstindig patallel und lastba-
lanciert abgearbeiiet werden kdnnen. Ist dies nicht der Fall, so kann der Durchsatz
des Systems durch die parallele Ausfithrung von Programmen signifikant reduziert
werden. Bei der parallelen Ausfithrung von Programmen mit niedrigem Parallelisie-
rungsgrad kénnen Leerlaufzeiten auftreten, die héher als der Prozessorzeitbedarf des
sequentiellen Programms sind; in einer Messung wurde mit einer ungiinstigen Last-
verteilung ein Anstieg der Prozessorzeit um ca. 36% beobachtet. Im Gegensatz dazu
wird der Durchsatz auf Multiprozessorsystemen it einer dynamischen Zuteilung der
Prozessoren auch durch die parallele Ausfiihrung von Programmen mit nicht idealen
Eigenschaften nur geringfiigig beeintrichtigt. Selbst in durchaus ungiinstigen Féllen
betrdgt der auf den Systemen CRAY X-MP/416 und CRAY Y-MP8/832 gemessene
Aufwand nur 4% bis 10% der Ausfithrungsdauer eines parallelen Programms. Dies
gilt auch fiir das dynamische Scheduling der CONVEX C3840, das auf dem ASAP-
Prinzip basiert. Da der durch die parallele Ausfithrung verursachte Aufwand jedoch
weder bei der Prozessorzeit noch bei der Systemzeit abgerechnet wird, entsteht
der Eindruck, daff keine zusitzlichen Kosten anfallen. In aufwendigen Mefireihen
konnte jedoch der durchschnittliche zusitzliche Aufwand fiir ein volistéindig par-
allelisiertes Programm auf ca. 5% quantifiziert werden. Dieser Aufwand hingi
sowchl bei der CRAY X-MP/416 und der CRAY Y-MP8/832 als auch bei der
CONVEX C3840 von der Anzahl der parallelen Regionen ab, die in einem Pro-
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gramimn ausfithrt werden. In giinstigen Fillen mit nicht zu kurzen sequentieilen und
parallelen Regionen entsteht deshalb auf den Rechnern mit dynamischem Scheduling
nahezu kein zusitzlicher Aufwand. Dieses Ergebnis zeigt, dafl schon mit heutigen
multitasking lmplementationen sehr gute Ergebnisse erzielt werden kénnen, die den
universellen Finsatz in Produktionsumgebungen erlauben. Dies gilt insbesondere
fiir Programme, bei denen die Granularitdt der parallelen Regionen ausreichend
grof} ist. In der Praxis hat sich jedoch gezeigt, daB fiir parallel ausgefiihrte Pro-
grammteile mit sehr kleiner Granularitit in Einzelfillen deutlich hshere Effekte zu
beobachten sind. In diesen Fillen kann dann durch manuelle Parameterwahl eine
sequentielle Ausfithrung des Programins erzwungen werden. Diese Problemstelle
muB in zukiinftigen Realisierungen entweder durch deutlich verbesserte Analyse-
ansitze im Compiler oder aber durch ein erweitertes Scheduling-Konzept, bei dem
die multitasking-lmplementation mit dem Betriebssystem-Scheduler Informationen
austauscht, beseitigt werden.

Abschlieflend 148t sich sagen, dafl das System PAR-Bench gut auf andere Multi-
prozessorsysteme mit gemeinsamem Speicher und parallelisierendern FORTRAN-
Compiler portierbar ist. Den gréfiten Avfwand verursachen dabei fehlende Stan-

dards bei einigen Systemaufrufen (Echtzeituhr) und bei den zur Parallelisierung
benétigten Compiler-Direktiven. Eine Portierung von PAR-Bench auf weitere Rech-
ner wie die z.B. die IBM ES/9000, die CRAY Y-MP C90 oder auch die NEC SX-3
wiirde das Rechnerspektrum fiir einen Vergleich noch erweitern. Die Flexibilitit
von PAR-Bench ermdglicht es, weitere Aspekte bei der Ausfiihrung von parallelen
Programmen zu analysieren. So kénnte zum Beispiel der Einflufl der Ein-/Ausgabe
oder der von interaktiven Teillasten auf die Ausfiihrung von parailelen Programmen
analysiert werden. Weiterhin k&énnen parallele Applikationen in die synthetischen
Arbeitslasten mit eingebunden und so die Ausfithrung der Applikationen mit vari-

ierenden Hintergrundlasten untersucht werden.
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