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Kurzfassung

Seitenorientierte virtuelle Speicher sind ein verbreitetes Konzept der Speicher-
organisation heutiger Betriebssysteme; in solchen Systemen sind Seitenaustausch-
verfahren, die den Datenflu@ zwischen Hauptspeicher und Sekundarspeicher
steuern, wichtige Komponenten. In nahezu allen existierenden Systemen geschieht
das Laden einer Seite vom Sekundérspeicher in den Hauptspeicher auf Anforderung
(demand); Prepaging kann dazu eine Alternative sein, die bisher jedoch nur wenig
Beachtung gefunden hat.

Neben Untersuchungen allgemeiner Eigenschaften (Regularitdt, Realisierungsauf-
wand etc.) bildet die relative Performance von Demand Paging Verfahren und
Prepaging Verfahren einen Schwerpunkt dieser Arbeit. Mehrere optimale Prepaging
Verfahren werden definiert, und es wird nachgewiesen, daB sie nach den
zugrundegelegten Performance-Kriterien entsprechenden Demand Paging Verfahren
grundsdtzlich Uberlegen sind. In der Klasse der nichtoptimalen (realisierbaren)
Seitenaustauschverfahren werden Verfahren vorgestellt, die aus einer Kombination
bekannter Ersetzungsstrategien mit einer Ladestrategie entstehen, die auf der
Beobachtung des Seitenreferenzverhaltens basiert. In umfangreichen Simulationen
haben sich diese Verfahren den zugrundeliegenden Demand Paging Verfahren fir
weit verbreitete Programmverhaltensweisen liberlegen gezeigt.

Abstract

Paged virtual memory is a commonly realized concept of storage organization in
existing operating systems; therefore paging algorithms which control the flow of
information between memory and secondary storage are major components of these
systems. In almost all existing systems page transport from secondary storage to
main memory is realized on a demand basis; prepaging is an alternative which has
not yet received too much attention.

In addition to investigations of general properties (absence of abnormal behavior,
implementation overhead, etc.) the relative performance of demand paging
algorithms and prepaging algorithms is focussed in this report. Several optimal
prepaging algorithms are defined and proved to outperform comparable optimal
demand paging algorithms with regard to the selected performance criteria. In the
class of non-optimal (realizable) paging algorithms a set of prepaging algorithms is
introduced which consist of a combination of one of the well-known replacement
policies with a prepaging fetch policy based on information which can be extracted
from the program reference behavior observed during prior execution. In extensive
simulations the performance of these algorithms is shown to be superior to that of
the basic demand paging algorithms for a wide range of program behavior.
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1 EINLEITUNG

1.1 Einordnung

Basis der Untersuchungen ist ein System mit seitenverwaltetem virtuellem Speicher.
Die Anfangsphase der Entwicklung solcher Systeme war geprédgt von der Hoffnung,
Kernspeicher sparen zu kdnnen (bzw. die negativen Folgen zu geringen Speicherplatzes
- wie z. B. intensive Verwendung von Overlays - zu mildern). Die erhebliche
Komplexitédt solcher Systeme, der damit verbundene Overhead (gerade auch bei den
frilhen Implementationen) und der erhidhte Eigenbedarf an Speicherplatz sowie die bei
Uberstrapazierung des Prinzips vorhandene schlechte Performance und Neigung zu
instabilen  Systemzustanden haben gezeigt, daB diese Hoffnung triigerisch war.
Spéatestens seit etwa 1973 wird denn auch von namhaften Autoren immer wieder darauf
hingewiesen, daB Paging kein Ersatz fiir Kernspeicher ist. Dies wird nachdriicklich
unterstrichen durch den Platzbedarf moderner Betriebssysteme mit virtuellem Spei-
cherkonzept (wie z. B. das MVS von IBM), die schon von daher auf Systemen damals
tblichen (und mdglichen) Speicherausbaues nicht sinnvoll zu implementieren wiren.
Dieser Aspekt ist aber auch durch die Entwicklung auf dem Hardware -Sektor, sowohl
was die Ausbaubarkeit der Systeme als auch die Kosten angeht, stark abgewertet

worden, ein ProzeB, der noch nicht beendet ist.

HANSEN /H1/ weist darauf hin, daB von den Entwicklungsstufen der Betriebssysteme
(grob vom Einbenutzersystem iber Mehrbenutzersysteme mit festen und variablen
Speicherbereichen zu Paging Systemen) die unterste Stufe, die die Auslastung der
Zentraleinheit ermdglicht, die geeignetste ist, weil dort aufgrund des geringeren
Overheads der groBte relative Anteil der erbrachten Rechenleistung den Benutzern
zukommt. In Forschungseinrichtungen ist es wegen des Vorhandenseins nahezu beliebig
rechenintensiver Programme im allgemeinen bereits auf der ersten Multiprogramming
gestattenden Stufe der Betriebssysteme mdglich gewesen, eine hohe CPU-Auslastung

zu erzielen, zumindest in reinen Batch-Systemen bei nicht minimalen Turnaround-



Zeiten.

Unbestritten der Tatsache, daB im Forschungsbereich immer ein leistungsfahiger
Stapelbetrieb notwendig sein wird, ist die Vielfalt der geforderten Datenverarbeitungs-
leistungen gerade in diesem Bereich in den letzten Jahren stark gestiegen (vgl. /H4/),
wobei der Gesichtspunkt einer optimalen Systemauslastung oft hinter dem des
effizienten Personaleinsatzes zurlicksteht. Das Faszinierende am Konzept seiten-
verwalteter virtueller Speicher - was ihm letztlich auch zum endiltigen Durchbruch
verholfen haben dirfte - ist, daB damit ein einheitliches Speicherkonzept zur
Verfligung steht, daB all den vielfdltigen und teilweise divergenten Anforderungen
gerecht wird; den gerade in komplexen Vielbenutzersystemen besonders wichtigen
Grundsdtzen der Wahrung der individuellen Integritdt (protection) und der gemein-
samen Nutzung von Programmen und Daten (program and information sharing) werden

Paging Systeme in geradezu idealer Weise gerecht.

Wie gut die Performance eines Paging Systems ist, hdngt in erster Linie von
Programmeigenschaften und dem Seitenaustauschalgorithmus ab, die beide durch eine
Reihe von Faktoren bestimmt und beeinfluBbar sind. Wenn auch - wie etwa in /G3/
ausgefiihrt wird - Veranderungen der Programmeigenschaften das groBere
Verbesserungspotential bieten, so kann aber nicht davon ausgegangen werden, daB die
Programmqualitdt sich - insbesondere bzgl. der fir virtuelle Systeme wichtigen
Eigenschaft lokalen Verhaltens - in absehbarer Zeit dndert: Programmrestrukturierung,
durch die eine Verbesserung erzielt werden kann, ist viel zu aufwendig fiir eine breite
Anwendung, Compiler und Linker haben nur einen verhiltnism#Big geringen EinfluB (bei
den heute gebréuchlichen Sprachen) und Verbesserungen bei der Programmerstellung
wirden sich - selbst wenn sie auf breiter Front durchgefiihrt wiirden - erst mittelfristig
stdrker auswirken. So kommt vorerst den betriebssystemseitigen Mdglichkeiten eine
besondere Bedeutung zu, und hierbei besonders den Seitenaustauschalgorithmen. Von
Wichtigkeit ist die Anpassungsfdhigkeit an das dynamische Programmverhalten und

damit zusammenhé&ngend die Qualitdt der Schitzung der Programmlokalititen. Eine



weitere prinzipielle Mdglichkeit, die Performance zu verbessern, besteht darin, den
erforderlichen Aufwand und Overhead fiir den Austausch von Programmlokalitdten
zwischen den Speicherstufen zu vermindern. Ein Anatz dafiir ist Prepaging. Prepaging
kann als Versuch einer dynamischen Restrukturierung aufgefat werden, denn wahrend
bei der Restrukturierung zusammengehdrende Programmteile physisch zusammen-
gefaBt werden, werden beim Prepaging Programmteile, die zusammengehtren (bei den
optimalen Verfahren) oder von denen unterstellt wird, daB sie zusammengehdren,
logisch zusammengefaBt und bei Transportvorgéngen als Einheit aufgefaBt. DaB dem
Prepaging grundsétzlich ein Verbesserungspotential innewohnt, zeigen die optimalen
Verfahren, die unter gleichen Bedingungen erheblich bessere Ergebnisse erzielen, als
die optimalen Demand Paging Verfahren. Wie weit dieses Potential in der Praxis
nutzbar gemacht werden kann, héngt entscheidend davon ab, wie zuverldssig

Programmlokalitdten im voraus zu schitzen sind.



1.2 Zielsetzung und Ergebnisse der Arbeit

Die vorliegende Arbeit befaBt sich mit Paging Verfahren, wobei vergleichende
Untersuchungen von Prepaging Verfahren und Demand Paging Verfahren im Mittel-
punkt stehen. Neben Untersuchungen allgemeiner Eigenschaften (Regularitétseigen-
schaften, Realisierungsaufwand etc.) bilden Untersuchungen der relativen Performance
von Verfahren beider Kategorien einen Schwerpunkt. In diesem Zusammenhang werden
mehrere neue Prepaging Verfahren definiert, insbesondere mit dem Ziel, Prepaging
Verfahren zu finden, die mit geringem Aufwand realisierbar und entsprechenden

Demand Paging Verfahren nicht nur nicht unterlegen, sondern sogar {iberlegen sind.

Voraussetzung fir einen aussagekréftigen Vergleich der Performance beider Ver-
fahrenskateqgorien ist die Benutzung eines Performance-Ma@es, das in der Lage ist,
Vorteile und Nachteile beider Kategorien angemessen zu erfassen; deshalb werden
einige der bekannten Performance-MaBe ausfiihrlich analysiert und auf ihre Eignung
hin untersucht, die Performance von Prepaging Verfahren zu beschreiben, und es wird
schlieBlich eine 'Modifizierte Fehlseitenrate' als Performance-MaB vorgeschlagen, die
bei Anwendung auf Demand Paging Verfahren mit dem bekannten Performance-Mag

'Fehlseitenrate' identisch ist.

Kapitel 2 befaBt sich mit Demand Paging. Hierbei nehmen Regularitdtsuntersuchungen
einen breiten Raum ein. Die Frage nach der Regularitdt von Paging Verfahren, die seit
der Entdeckung der FIFO-Anomalie durch BELADY /B 6/ ins BewuBtsein geriickt ist
und durch die Entdeckung anomalen Verhaltens beim PFF-Verfahren durch FRANKLIN,
GRAHAM und GUPTA /F 6/ neue Aktualitit erhalten hat, wird vor allem im Hinblick
auf vereinfachte Realisierungen der bekannten Ersetzungsstrategien DWS und LRU
untersucht, wie sie aus Aufwandsgriinden in realen Betriebssystemen zum Einsatz
kommen; dabei zeigt es sich, daB durch solche Vereinfachungen, die fiir die Praxis
notwendig sind, h&ufig die Reqularitdtseigenschaften der Originalverfahren verloren-

gehen.  AbschlieBend wird fiir Demand Paging Verfahren fester und variabler



ArbeitsspeichergroBe jeweils ein Simulationsverfahren entwickelt, das es gestattet,
eine Vielzahl von Performance-Daten fiir beliebige Parameterwerte ab einem
vorgebbaren Grenzwert mit stark reduziertem Aufwand zu berechnen. Voraussetzung
dafir ist, daB der durch das Paging Verfahren definierte Working Set beziiglich des
Verfahrensparameters einer EinschluBbedingung geniigt; angewendet wird dieses

Konzept bei der Simulation des LRU- und des DWS-Verfahrens.

Kapitel 3 ist dem Themenkomplex Prepaging gewidmet. Vom Potential her haben
Prepaging Verfahren erhebliche Vorteile gegeniiber Demand Paging Verfahren, was
beim Vergleich der optimalen Verfahren beider Kategorien eindeutig nachgewiesen
wird; praktisch anwendbare Prepaging Verfahren scheitern h&ufig jedoch an der
Schwierigkeit, genligend zuverlassige Informationen Uber zukiinftiges Programm-

verhalten bereitzustellen.

Es werden zundchst zwei optimale Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe (PREOPT
und OPR) definiert und ihre Optimalitat (nach verschiedenen Kriterien) nachgewiesen;
des weiteren werden unter der Bezeichnung VMINPP1 und VMINPP2 zwei auf dem
VMIN-Verfahren /P 4/ aufbauende optimale Prepaging Verfahren variabler Arbeits-
speichergroBe vorgestellt und an allen Verfahren Regularitatsuntersuchungen durch-
gefiihrt. Messungen zeigen, daB die qualitativ nachgewiesene Uberlegenheit der

Prepaging Verfahren quantitativ erheblich ist.

In der Klasse der realisierbaren Verfahren wird eine Menge von 'F olgeseiten-Verfahren'
genannten Verfahren vorgestellt. Diese Verfahren beruhen auf einer logischen
Verkettung der in Sequenz Fehlseitenbedingungen erzeugenden Seiten, wobei diese
Verkettungsinformationen, sobald und in dem Umfange, wie sie vorhanden sind, durch
Prepaging genutzt werden. Auf der Basis dieser Vorgehensweise entstehen durch
Kombination mit bekannten Ersetzungsstrategien verschiedene Folgeseiten-Verfahren,
die sich in umfangreichen Me@reihen durchweg den zugrunde liegenden reinen Demand

Paging Verfahren iiberlegen gezeigt haben.



2  DEMAND PAGING

2.1 Performance-MaBe

2.1.1 Fehlseitenrate (page fault rate)

Die Fehlseitenrate FSR ist definiert durch die Anzahl der Fehiseitenbedingungen FS
pro virtueller Zeiteinheit. Die Anzahl der Fehlseitenbedingungen ist abhingig vom
Programm (charakterisiert durch die Referenzkette w), vom Seitenaustauschverfahren
(A) und von der GréBe des zur Verfligung stehenden Arbeitsspeichers (m). Bei Verfahren
mit variabler Arbeitéspeichergrﬁﬂe ist die vorgegebene GréBe m durch die mittlere
Arbeitsspeicherbelegung m zu ersetzen, die ihrerseits von einem Verfahrensparameter

T abhdngig ist.

Sei
1, fallsr, ¢ S, , (d.h. eine Fehlseitenbed. produziert)
AA, muw,t) =
0 sonst.
Dann ist
wl
FS(A,m,w) = S_ A (2.1.1)
t=1
und
F 1 1 lwl
SR(A,myw)= ™ FS(A,m,w) = i = A®. (2.1.2)
t=1

Wegen der Annahme S0 = @ gelten fir die Fehlseitenrate die folgenden oberen und
unteren Schranken

N
ﬁ < FSRA, m,w) 1.

Sehr verbreitet ist fir die Performance-Beschreibung eines Verfahrens die Angabe der
Fehlseitenrate liber der ArbeitsspeichergriBe (bei festem w). Bei gréBenvariablen
Verfahren wird die Fehlseitenrate iiber der mittleren Working Set GriBe aufgetragen,

wobei



=t =15 (A, 0)l (2.1.3)

ist.

Die Kurve hat grundsétzlich den in Bild 2.1 gezeigten Verlauf.

>
v

Arbeitsspeichergdne

Bild 2.1
Fehlseitenrate als Funktion der Arbeitsspeichergrofe




2.1.2 Mittlere Giiltigkeitsdauer (lifetime function)

Der AusfiihrungsprozeB8 kann auch durch die Folge der zeitlichen Abstdnde von
Fehlseitenbedingungen charakterisiert werden. Aus diesen Werten kann durch Durch-
schnittsbildung ein mittlerer Abstand gebildet werden, der - bei vorgegebenem

Verfahren und Programm - von der ArbeitsspeichergriBe abhangig ist.

Die mittlere Giiltigkeitsdauer MGD (A, w, m) ist der mittlere Fehlseitenabstand, der
sich ergibt, wenn die Referenzkette w durch den Seitenaustauschalgorithmus A in

einen Arbeitsspeicher der GriBe m Seiten verarbeitet wird.

Unter der - in dieser Arbeit grundsatzlich giiltigen - Annahme S0 = @, unter der jede
erste Referenz zu einer Fehlseitenbedingung fiihrt, ist die mittlere Giltigkeitsdauer

genau die reziproke Funktion der Fehlseitenrate, d.h.

MGD (m) = WR%ET i (2.1.4)

Man kann erwarten, daB kleine Arbeitsspeicher zu kurz aufeinanderfolgenden Fehl-
seitenbedingungen und damit auch zu einer kleinen mittleren Giiltigkeitsdauer fiihren
werden; andererseits wird - wenn der Arbeitsspeicher genligend groB ist, um alle
Programmseiten aufnehmen zu kdnnen - nach der Aufbauphase die Giiltigkeitsdauer des
Speicherzustandes in der GrdBenordnung der Programmdauer sein, die mittlere
Giiltigkeitsdauer gleich %-Il— betragen. Zwischen diesen beiden Extremen wiirde man
einen monoton wachsenden Verlauf der mittleren Giltigkeitsdauer erwarten. In
Kapitel 2.5 wird gezeigt, daB dies - bzw. die gleichwertige Aussage eines monoton
fallenden Verlaufs der Fehlseitenrate - richtig ist fir requldre Verfahren.

Generell verlduft die mittlere Giltigkeitsdauer in Abhi#ngigkeit der Arbeitsspeicher-

groBe etwa wie in Bild 2.2 dargestellt.



MGD

lwl |

—l

o e —— — A— —— —— S G S S S— — — — — o—

n Arbeitsspeichergréfe
Bild 2.2 '
Mittlere Giiltigkeitsdauer als Funktion der Arbeits-
sneichergrofBe

Eine Reihe von Arbeiten /B5, D4, DS, G3/ beschiftigt sich mit den Zusammenhingen
zwischen ausgezeichneten Punkten der Kurve der mittleren Giiltigkeitsdauer und

Programm- und Verfahrenseigenschaften.

2.1.3 Space-time Produkt

Das Space-time Produkt ist ein Indikator fiir die Kosten der Arbeitsspeicherbelegung

wihrend der Programmausfiihrung. Es ist wie alle Performance-MaBe vom Seitenaus-
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tauschalgorithmus A, vom Programm (d.h. von der Referenzkette w) und von der

mittleren GréBe m des belegten Arbeitsspeichers abh#ngig.

Das Space-time Produkt kann in ProzeBzeit und in Realzeit gemessen werden.

(a)

(b)

Space-time Produkt in ProzeBzeit
Setzt man der Einfachheit halber die Kosten fiir die Aufenthaltsdauer einer
Seite fur eine virtuelle Zeiteinheit im Arbeitsspeicher zu 1, so ist das Space-time
Produkt gegeben durch

lwi _
STP,, = STP\(A, w, m) =§t lISt(A,w, m)l. (2.1.5)
Hierbei sind nur solche Zeiten berilicksichtigt, wihrend deren sich das Programm

in der Ausfiihrung befunden, d.h. Service durch die CPU erhalten hat.

Space-time Produkt in Realzeit

Aussagekréftiger als in virtueller Zeit ist das Space-time Produkt gemessen in
Realzeit. Dieses Space-time Produkt ist das einzige der bekannten Performance-
MaBe, bei dem manifest wird, daB Ladevorginge unterschiedliche Kosten
verursachen, je nachdem, wieviele System-Resourcen (in diesem Falle Seiten-

rahmen des Arbeitsspeichers) wihrend der Dauer des Ladevorganges belegt sind.

Sei Q die Zeit (gemessen in virtuellen Zeiteinheiten), die notwendiq ist, um eine
Seite vom Sekundérspeicher in den Arbeitsspeicher zu laden, dann ist

_ ™
STPR(A,w, M) = STP (A,w, M)+ Q g At) - 1S(A, w, m)l
™ ™ B

=215, +2_Q-A®) - IS,
t=l t:l

lwi

=tZ—l IS, H1+ Q@A) (2.1.6)

1, falls t Zeitpunkt einer Fehlseitenbedingung ist

mit A(t) = (d.h. ry ¢ Sy _ )

0 sonst.
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Eine typische Space-time Produkt-Kurve, aufgetragen liber der ArbeitsspeichergréBe m

fir das LRU-Verfahren hat etwa den in Bild 2.3 angegebenen Verlauf.

STP

>
Arbeitsspeichergrofe

Bild 2.3
Space-time Produkt als Funktion der Arbeits-
speichergroBe

Zum generellen Verlauf der Space-time Kurve ist zu sagen, daB man fiir kleine Werte
von m wegen des Uberproportionalen Anstiegs der Fehlseitenrate ein steiles Ansteigen
der Space-time Kurve beobachten kann; der Wert sinkt dann mit wachsender
ArbeitsspeichergroBe auf ein Minimum ab und steigt danach langsam an, weil von einer
bestimmten GriBe des Arbeitsspeichers an eine weitere VergréBerung (space) nicht

mehr durch eine addquate Verringerung der F ehlseitenrate (time) kompensiert wird.
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Fiir Verfahren mit fester ArbeitsspeichergriBe ist das Space-time Produkt relativ
einfach zu berechnen, weil nach der Aufbauphase die ArbeitsspeichergrioBe konstant
gleich dem vorgegebenen Wert ist (und der Beitrag zum STP aus der Aufbauphase ist

beziiglich des Seitenaustauschverfahrens eine additive Konstante).

Sinnvoller ist es jedoch, bei Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe nicht die Formel
(2.1.5) zu benutzen, sondern dort und in (2.1.6) die zeitabhZngige GrdBe IStI durch
m zu ersetzen, denn bei diesen Verfahren wird der gesamte Speicherbereich von m
Seiten im allgemeinen vom Programmstart an zugeordnet, so daB er fiir andere
Programme nicht verfiigbar ist, selbst wenn das betrachtete Programm wiahrend der

Aufbauphase nur einen Teil davon bengtigt.

Bei Verfahren mit variabler ArbeitsspeichergréBe #ndert sich diese dynamisch und es
miissen iberdies die Zeitpunkte der Fehlseitenbedingungen exakt festgehalten werden,
weil die SpeichergroBen zu diesen Zeitpunkten besonders gewichtet werden (1 + Q
statt 1).

Eine ndherungsweise Berechnung des Space-time Produktes ist jedoch moglich. Sei

- 1wl
m'szs —— Istl
le t=1

die mittlere Arbeitsspeicherbelegung in virtueller Zeit und
1} 1 lwl
m" = == t;l A(t)'lstl

die mittlere ArbeitsspeichergriBe wahrend der Ladezeiten, dann 138t sich die Formel

fir das Space-time Produkt wie folgt schreiben:

STPg = MHw| +FS- ™" - Q

=m'Jwl + FSR . |w]- m"Q (2.1.7)

Unterstellt man nun, daB die mittlere SpeichergréBe wihrend der Ausfiihrungszeiten

nicht wesentlich verschieden ist von der mittleren SpeichergroBe wahrend der
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Ladezeiten, so kann man ndherungsweise m' = m" setzen und erhilt als N#herungswert

fur das Space-time Produkt

s/T?DR = ™ lw| (1+FSRGE) - Q) (2.1.8)

d.h. das Space-time Produkt kann n#herungsweise aus der mittleren (virtuellen)

ArbeitsspeichergrdBe und der F ehlseitenrate berechnet werden.

2.1.4 Prozessor - Intensitat (duty factor)

Unter der Prozessor-Intensitdt versteht man die relative Prozessornutzung, d.h. den
Quotienten aus der virtuellen Laufzeit eines Programmes und der realen Laufzeit,
wobei hier - wie beim Space-time Produkt- nur diejenigen Verzdgerungen, die durch
vom Programm selbst verursachte Fehlseitenbedingungen hervorgerufen werden, bei
der realen Zeit berlicksichtigt werden. Wie die bereits vorher beschriebenen Perfor-
mance-Ma@e ist auch die Prozessor-Intensitdt neben der Arbeitsspeichergré8e (m) auch

vom Seitenaustauschverfahren (A) und vom Programm (w) abhingig.

lwl 1
DF(M) = o G TwiFSRm = T+ O FoRmm) (2.1.9)

Das Performance-Maf3 Prozessor-Intensitat hat bemerkenswerte Eigenschaften bei
wechselnden ArbeitsspeichergréBen; es ist die mittlere Prozessor-Intensitdt gleich dem

Mittel aus den Werten fir die Prozessor-Intensitdt iiber Perioden fester Arbeits-

speicherzuordnung.

Seien m(1),..., m(k) die verschiedenen beim Programmablauf auftretenden Arbeits-
speichergroBen und L(1),..., L(k) und T(1),..., T(k) die jeweiligen Giiltigkeitsdauern in

virtueller bzw. realer Zeit, dann gilt fir die durchschnittliche Prozessor-Intensitat

L)+ e+ LK)

K
1 =g
T + eee + T(k) T i=1
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k .
1 LG 1
P

k
7 > OF(ma) - T0) (2.1.10)
1=

x

mit T=_>_ T(@)
i=1

Des weiteren ergibt die mittlere Prozessor-Intensitit, indem in Gleichung (2.1.9) die
Fehlseitenrate durch die mittlere Fehlseitenrate (virtuell) ersetzt wird:
k
> LG) > LG)
i=1 i

OF = —— =
S TG zL(i)-(l + Q-FSR(m(i) )
i=1

1

> L@

1
> L@+ Q- > La) - FSR(m())
i i

1
> LG)FSR()

1+Q-—-
> L3)

1
= — (2.1.11)

1+Q-F5R

Die Prozessor-Intensitét kann auch herangezogen werden, um die Prozessornutzung in

Multiprogramming-Systemen abzuschétzen.
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2.2, Demand Paging Verfahren fester ArbeitsspeichergrioBe

Bei Demand Paging Verfahren fester ArbeitsspeichergriBe gilt fiir die Speicher-
zustdnde

S falls rt € St _

t-1 1

S, = Sy * rt,fallsrt¢5t_lund IS, 4 <m

Sy v T - Yi ,fallsrt¢5t_l und ISt_ll= m.

Fiir die Menge der zu ladenden Seiten (Xt) und die Menge der zu ersetzenden Seiten
(Y)) gilt

IYtIéIXIél.

t

Die Ersetzungsstrategien konnen beschrieben werden durch die Angabe der zu
ersetzenden Seite. Die zu ersetzende Seite wird im Folgenden mit Rt (St %oy rt)
bezeichnet; dabei bezeichnet St -1 den Arbeitsspeicherinhalt zum Zeitpunkt t - 1, 9_1

den zugehdrigen Kontrollzustand und r_ die Seitenreferenz zum Zeitpunkt t. Unter

t
dem Kontrollzustand sind die neben dem Speicherinhalt zur vollstandigen Beschreibung
eines Verfahrens gehdrenden Zusatzinformationen (z.B. Alter einer Seite, Change-Bit,
Referenz-Bit usw) zu verstehen.Die Ersetzungsfunktion R 1d8t sich fiir alle géngigen

Verfahren relativ leicht angeben, es werden nachfolgend jedoch nur diejenigen

Verfahren beschrieben, die bei den durchgefiihrten Simulationen verwendet werden.

2.2.1 Nichtoptimale Verfahren

Von den nichtoptimalen Verfahren hat sich das LRU (least recently used)-Verfahren im
Laufe der Zeit als das deutlich Beste herauskristallisiert. Es wird deshalb als einziges
Verfahren dieser Klasse zum Vergleich herangezogen und nachfolgend beschrieben.
LRU - Verfahren

Definition: In einer Referenzkette w= rl rz... Tpee bezeichnet die Riickwirtsdistanz
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bt (x) der zum virtuellen Zeitpunkt t referierten Seite x den virtuellen
Zeitabstand zur letzten zuriickliegenden Referenz auf die Seite x vor

dem Zeitpunkt t:

k,fallsr, | = x und r, . # xfirallej= 1,k -1
bt(x) = (2.2.1)

oo, falls T, £ x firalle j=1, et .

Beim LRU - Verfahren wird diejenige Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt, die am

liingsten nicht mehr referiert wurde, d.h.

RS, 129 _7p x) = y genau dann, wenn b, (y) = max [b, (2)]
ZE€S
t-1
ist, wobei r, = Xx EtSt -1 und ISt _ 1| = m vorausgesetzt ist.
Das LRU - Verfahren besitzt einige hervorragende Eigenschaften, was das

Regularitétsverhalten angeht (vgl. Kap. 2.5).

2.2.2 Optimale Verfahren

Ein optimales Verfahren in der Klasse der Demand Verfahren fester Arbeitsspeicher-
gréBe ist das von BELADY /B4/ erstmals 1966 vorgestellte OPT-Verfahren, dessen
Optimalitdt spiter /M2, C6/ nachgewiesen wurde; Optimalit'ét bedeutet, daB die
Fehlseitenrate dieses Verfahrens von keinem anderen Verfahren der Klasse unterschrit-

ten werden kann. Das Verfahren wird in der Literatur auch als Bo— oder MIN -

Verfahren bezeichnet.

OPT - Verfahren

Definition: In einer Referenzkette w= Ty Toeee Ty oo bezeichnet die Vorwartsdistanz
dt(x) der zum virtuellen Zeitpunkt t referierten Seite x den virtuellen

Zeitabstand bis zur n#chstfolgenden Referenz der Seite x nach dem

Zeitpunkt t:
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t+
dt(x) = (2.2.2)

k,falls r, , = x und r j # x firallej=1, ey k-1

oo, falls r j # x fir alle j.

t+

Beim OPT - Verfahren wird diejenige Seite mit der groBten Vorwértsdistanz aus dem
Arbeitsspeicher entfernt. Die Eindeutigkeit des Verfahrens wird durch lexikographische
Anordnung der Seiten erreicht. Mehrdeutigkeit kann grundsétzlich nur auftreten, falls
dt(X) = dt(z) ist, was nur im Falle dt(x) = dt(z) =00 mdglich ist, so daB die oben
angegebene Vorschrift zur Erzielung der Eindeutigkeit keinen EinfluB auf die

Performance des Verfahrens hat.
Beim OPT - Verfahren ist

R, (S q Xx) = y genau dann, wenn y =min [z ] ist
tt-1 t-1 ! ZES:_]_ ’

wobei die Menge S: _ 1 genau aus der Teilmenge von St -1 besteht, fir deren

Elemente

d, (z) = max [dt (w1l
u€ St-l

gilt.
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2.3 Demand Paging Verfahren variabler Arbeitsspeichergrde

GRAHAM /G3/ unterteilt die Verfahren variabler ArbeitsspeichergriBe in drei Klassen:
(1) Die GréBendynamik ist nicht durch die Programmeigenschaften gesteuert.

(2) Die GréBendynamik ist teilweise oder ganz durch die Programmeigenschaften

gesteuert, aber der Working Set ist nicht geschiitzt.

(3) Die GroBendynamik ist programmgesteuert und der Working Set eines jeden
rechenbereiten oder wegen Page - I/O suspendierten Programms ist geschiitzt, so

daB sich eine automatische Steuerung des Multiprogramming-Grades ergibt.

Die Zuordnung realer Verfahren zu den Klassen ist nicht immer eindeutig. In die erste
Klasse fallen Verfahren, die sehr eng an Verfahren fester ArbeitsspeichergroBe
angelehnt sind, bei denen die feste SpeichergrBe nach gewissen Zeitintervallen (etwa

im Zuge einer voriibergehenden bevorzugten Ausfiihrung) verdandert wird.

Eine weitere Klasse von Verfahren, die zwischen (1) und (2) einzuordnen ist, entsteht
durch globale Anwendung der bekannten Verfahren fester ArbeitsspeichergroBe auf den
gesamten realen Speicher. Nimmt man als Beispiel LRU - Strategie an, so ist klar, daB
die Seiten des jeweils zuletzt aktiven Programms - weil es die zuletzt referierten sind
- bevorzugt vor den Seiten der anderen Programme im Arbeitsspeicher gehalten
werden, woraus sich auf das einzelne Programm bezogen eine Dynamik in der GroBe
des zugeordneten Speichers ergibt. Es liegt auf der Hand, daB die Qualitét dieser
Verfahren sehr stark vom Zuteilungsverfahren der Zentraleinheit (sheduling) abhingig
ist, da bei einem unpassenden Zuteilungsverfahren der Bezug von Arbeitsspeicherinhalt
und -groBe zum Programmverhalten verloren gehen kann, weil die Seiten eines
Programmes mdglicherweise nicht deshalb aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden,
weil sie nicht mehr zur Aktivitdtsmenge gehtren, sondern weil das Programm aufgrund
einer relativen Benachteiligung beim Zuteilungsverfahren keine Gelegenheit hatte, die

Seiten seines Working Set zu referieren.
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Alle Verfahren der Klasse (2) sind in dem Sinne globale Verfahren, als die
Speicherplatzzuteilung abhdngig ist von der Anzahl der gleichzeitig in Ausfiihrung
befindlichen Programme und deren Speicherplatzanforderungen, die ihrerseits stark
abhdngig sind vom Zuteilungsverfahren fir die CPU (worunter auch die Steuerung des

Multiprogramming-Grades fillt).

Die Verfahren der Klasse (3) kénnen insofern als 'lokale' Verfahren bezeichnet werden,
als Anzahl und Auswahl der im Arbeitsspeicher gehaltenen Seiten eines Programmes
nur vom Programm selbst abhéngen. Dies wird durch die Bedingung erreicht, da sich
nur solche Programme um die Zentraleinheit bewerben konnen, deren Working Set sich
komplett im Arbeitsspeicher befindet. Bei der Konstruktion der Unabhingigkeit der
Programme voneinander ist es ausgeschlossen, daB ein Programm Seitenrahmen eines
anderen in den Arbeitsspeicher geladenen Programmes bekommen kann, was bei fester
Gesamtgrile des Arbeitsspeichers zu einer verfahrensabhingigen Steuerung des

Multiprogramming-Grades fiihrt.

Konkret realisiert wird die riickwirkungsfreie (was den Working Set angeht) dynamische
Speicherplatzzuordnung durch die Existenz eines Pools nicht zugeteilter Seitenrahmen,
der - falls er erschdpft sein sollte - durch Ausladen (Swappen) eines Programmes
wieder aufgefiillt wird. Beziiglich der Performance sind die Verfahren der Klasse (3)
den Verfahren der Klassen (1) und (2) iiberlegen; auBerdem sind sie weniger empfindlich

gegeniiber instabilen Systemzusténden als etwa Verfahren der Klasse (2).

Verfahren der Klasse (3) sind das DWS (Denningsches Working Set)-Verfahren und das
PFF (page fault frequency)-Verfahren sowie auch das optimale VMIN - Verfahren, die

nachfolgend beschrieben werden.

2.3.1 Nichtoptimale Verfahren

DWS - Verfahren

Bei dem von DENNING /D1, D2/ vorgestellten Working Set Verfahren wird eine Seite
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nach genau T virtuellen Zeiteinheiten dauerndem unreferierten Aufenthalt aus dem
Arbeitsspeicher entfernt.

Der Working Set W(T,t) zum Zeitpunkt t enthélt die Menge der verschiedenen Seiten,
die im Abschnit [t - T + 1, t] der Referenzkette w referiert wurden. Der
Verfahrensparameter T  wird auch FenstergréBe genannt, weil man sich zur
Bestimmung des Working Set ein mit dem Programmablauf (d.h. t) iiber die
Referenzkette w gleitendes Fenster der GréBe T vorstellen kann, wobei die innerhalb
des durch das Fenster gegebenen Abschnittes der Referenzkette referierten Seiten den

jeweiligen Working Set bilden.

Fenstergréfle T

Virt.

i Zeit
Wit T) = { U f }
i=zt-T+1

s
i
fad
i
—
+
Y
~—

Bild 2.4
Working Set des DWS - Verfahrens bei Fenstergrofe T

Einige Eigenschaften des Working Set sind aus der Definition sofort ableitbar.

(1)  Ww(0,T) = p fur alle T,
(2) W (t, T) ist definiert fur T > 1,

t
Ur } (Aufbauphase des WS).

(3)  Firt<T gilt Wt, T) = {
1=1

(4) Esgilt W(t, T) S W(t, T+ 1).
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Die mittlere Working Set-GréBe w (T) ist gegeben durch

lwl
wT) = £ == wt, Hmit  wit,T) = Iwe, Tl .
lwl t=1
Aufgrund einer Reihe von sehr positiven Eigenschaften (vgl, etwa /D6, G3/) ist das
DWS - Verfahren Gegenstand intensiver Studien gewesen, obwohl das Verfahren so

aufwendig ist, daB eine Implementation nur bei entsprechender Hardware - Unterstiit-

zung - wie sie etwa beim MANIAC II-Projekt /M3/ gegeben war - sinnvoll ist.

Es besteht eine sehr enge Verwandtschaft zwischen dem DWS- und dem LRU-
Verfahren; man kann das DWS - Verfahren als eine bzgl. des Speicherplatzbedarfs
dynamisierte Variante des LRU - Verfahrens betrachten. Beide Verfahren entfernen die
am ldngsten nicht mehr referierte Seite aus dem Arbeitsspeicher; beim DWS -
Verfahren geschieht dies nach einer vorgegebenen unreferierten Verweildauer, beim
LRU - Verfahren nach nicht vorhersehbarer Zeit bei Bedarf eines freien Seiten-
rahmens, so daB beim DWS - Verfahren die maximale unreferierte Verweildauer einer
Seite im Arbeitsspeicher fest und die GroBe des belegten Arbeitsspeichers variabel ist,
wihrend beim LRU - Verfahren die Arbeitsspeicherbelegung fest und die maximale
unreferierte Verweildauer variabel ist. Wiirde man beim DWS-Verfahren die Fenster-
groBe T so variieren, daB fir alle t w(t, T) = const. =m ist, dann wiren die

Speicherzusténde identisch mit denen des LRU-Verfahrens.

Ebenso besteht auch eine sehr enge Verwandtschaft zwischen dem DWS-Verfahren und

dem in Kap. 2.3.2 beschriebenen VMIN-Verfahren.

Betrachtet man die Dynamik der Working Set-GroBe, so ist diese zum einen durch
relativ lang dauernde Einbriiche, die zweifellos die Folge kleiner hoch iterativer
Programmabschnitte sind, gekennzeichnet, zum anderen aber auch wiederkehrende
relativ kurz dauernde Expansionen. Letzteres Phdnomen wird einsichtig, wenn man -

wie es durch MADISON et al. /M1/ und GRAHAM /G3/ nahegelegt wird - fiir das
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Programmverhalten ein Phasen-/Ubergangsmodell unterstellt: An der Ubergangsstelle
zweier Programmphasen gehoren kurzfristig die L okalitdten beider Phasen oder Teile
davon dem Working Set an und werden deshalb im Arbeitsspeicher gehalten. Der
Verlauf der Working Set-GrgBe ist in Bild 2.5 dargestellt; d(i) ist die Dauer eines

Referenzzyklus aller zur Phase i gehdrenden Seiten,

WS-Grone
[ 3
. Phasei N Phase i+ 1 -
i
: ! !
[ | [}
i ! !
| \ ' DWS
| I
I ! I |
I ! I t
N : = :
! ! ! | |
i 1 I i I
| ; ' I !
: | ! ! :
! I
b dlli) e i+ 1) — e dli) —
| I i
! | ]
4 + ! : } >
t t+T Virt,
Zeit
Bild 2.5
Verhalten des DWS - Verfahrens an Phaseniibergangen

Verbunden ist dieses Verhalten an Phaseniibergangsstellen mit einer erhdhten Fehl-
seitenrate, die die Ursache dafiir ist, da@ der Working Set Parameter T nur schlecht
geeignet ist, um die Fehlseitenrate zu steuern: Innerhalb einer Phase deutet eine
erhdhte F ehlseitenrate darauf hin, daB die FenstergrdBe kleiner ist als die Dauer eines

Referenzzyklus (T < d(i)) und eine VergréBerung von T wére die angemessene
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Reaktion; bei der erhdhten Fehlseitenrate an Phaseniibergangsstellen jedoch
miiBte T verkleinert werden, um die kurzfristige Expansion des Working Set gering zu

halten.

Die Performance des DWS-Verfahrens hidngt stark von der Wahl des Parameters T ab.

Generell muB die Wahl von T unter drei Gesichtspunkten gesehen werden:

(1) T muB ausreichend groB sein, so daB die Dauer eines Referenzzyklus der
aktuellen Programmphase mit gro8er Wahrscheinlichkeit kleiner als T ist
(oder &quivalent, daB alle Seiten der aktuellen Lokalitit im Working Set

enthalten sind).

(2) T sollte nicht wesentlich griBer sein als im Mittel die Giiltigkeitsdauer
einer Programmphase, so daB die Wahrscheinlichkeit, daB mehr als ein

Phasenlibergang im Working Set enthalten ist, gering ist.

(3) Da dber T implizit die Fehlseitenrate gesteuert wird, mu@ T auch im
Zusammenhang mit der Zugriffszeit zum Sekundarspeicher gesehen
werden, d. h. T ist so groB zu wahlen, daB durch die daraus resultierende
Fehlseitenrate die Leistungsfahigkeit des Sekundarspeichers nicht

tiberfordert wird.

Besonders die Punkte (1) und (2) sind nicht leicht zu verwirklichen, da die
herangezogenen Kriterien auf Programmeigenschaften Bezug nehmen, die dynamisch
sehr stark schwanken konnen. So lautet ein Vorschlag von DENNING selbst /D1/,
explizit bezugnehmend auf Kriterium (3), daB fir T die doppelte L_adezeit einer Seite

gewidhlt werden solle.

Zahlreiche Untersuchungen haben gezeigt, daB bei geeigneter Wahl von T der Working
Set des DWS-Verfahrens eine gute Schitzung der Programmiokalitét liefert und daB es
durchaus mdglich ist, allgemeingiiltige T-Werte zu finden, so daB das Verfahren in fast

allen Fillen mit nahe-optimaler oder zumindest doch akzeptabler Performance
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arbeitet.

PFF - Verfahren

Ein zweites, dem DWS-Verfahren vergleichbares Verfahren ist das von CHU und
OPTERBECK /C3, Ol/ vorgeschlagene und untersuchte PFF-Verfahren. Bei diesem
Verfahren werden Schatzungen der Programmlokalitdt nur beim Auftreten einer
Fehlseitenbedingung vorgenommen. Das PFF-Verfahren benutzt den in virtueller Zeit
gemessenen Abstand von der letzten zurlickliegenden F ehlseitenbedingung als Fenster-
groBe und ist somit wie das DWS-Verfahren ein Verfahren, das mit einem (liber die
Referenzkette) bewegten Fenster arbeitet, jedoch im Gegensatz zu diesem mit einem
Fenster variabler GroBe. Hierbei wird die Arbeitsspeicherzuordnung durch den
zeitlichen Abstand aufeinanderfolgender Fehlseitenbedingungen gesteuert. (Der

Kehrwert kann als Frequenz interpretiert werden, daher der Name des Verfahrens.)

Seien t', t(t'<t) Zeitpunkte aufeinander folgender Fehlseitenbedingungen, dann ist der

Arbeitsspeicherinhalt zum Zeitpunkt t bestimmt durch

Wik t-t) fir t-t'>T
S, T) = (2.3.1)

S, T)+ {rt} fir t-t'<T

mit einem vorgegebenen Zeitparameter T.

t - t'>T wird so interpretiert, daB geniligend Zeit war, um alle zur aktuellen
Programmlokalitat gehdrenden Seiten zu referieren, und deshalb werden alle Seiten,
die im Intervall (t', t] nicht referiert wurden als nicht zur gliltigen Lokalitét gehdrend

betrachtet und aus dem Arbeitsspeicher entfernt.

t -t'« T wird so interpretiert, daB das Programm nicht geniigend Zeit hatte, alle zur
aktuellen Lokalitat gehdrenden Seiten zu referieren, so daB eine Uberpriifung des
Speicherinhaltes nicht sinnvoll ist, weil aus der Nichtreferenz einer Seite nicht

geschlossen werden kann, daB sie nicht zur giltigen Lokalitit gehort. Gleichzeitig
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zeigt der kurze Zeitabstand aufeinander folgender Fehlseitenbedingungen (= hohe
Fehlseitenrate) an, daB dem Programm nicht geniigend Arbeitsspeicher zur Verfiigung
steht; deshalb wird dem Programm fiir die Page Fault verursachende Seite ein

zusétzlicher Seitenrahmen zur Verfligung gestellt.

Im Gegensatz zum DWS-Verfahren ist das PFF-Verfahren mit geringem Aufwand zu
realisieren. Es bedarf eines Referenzbits pro Seitenrahmen, das nach jedem Auftreten
einer Fehlseitenbedingung fiir alle Seiten des Working Set geldscht und beim Zugriff
auf eine Seite (i.a. hardwaremiBig) gesetzt wird, und eines Zeitgebers, der die
Zeitabstdnde aufeinander folgender Fehlseitenbedingungen miBt, so daB diese

mit T verglichen werden kdnnen.

Von der Performance her ist das PFF-Verfahren dem DWS-Verfahren leicht unterlegen,
da es bei gleicher Fehlseitenrate durchweg eine etwas hohere mittlere Arbeits-
speicherbelegung produziert. Dies wird einsichtig, wenn die Art und Weise der Working
Set-Bildung im Zusammenhang mit dem bereits mehrfach verwendeten Phasen-
/Ubergangsmodell des Programmverhaltens gesehen wird. Wahrend namlich das DWS-
Verfahren - wie bereits beschrieben - nur dazu tendiert, kurzfristig an den Phasen-
ibergangsstellen zwei Lokalitédten (i.a. sogar nur Teile davon) im Arbeitsspeicher zu
halten, tendiert das PFF-Verfahren dazu, grundsidtzlich zwei Lokalitdten in seinem
Working Set zu halten (auBer an den Phaseniibergangsstellen, wo es sich dhnlich wie das

DWS-Verfahren verhilt).

Das Verhalten des PFF-Verfahrens beziiglich der Speicherbelegung ist in Bild 2.6
dargestellt. Sei t; der Zeitpunkt des Phaseniiberganges von der Phase i - 1 zur Phase
i und Zeitpunkt der ersten Fehlseitenbedingung zum Aufbau der Lokalitat L(i). Bei
verniinftiger Wahl des Parameters T finden wihrend der Aufbauphase keine
Arbeitsspeicheriiberpriifungen statt. (Es wiirden sonst mit hoher Wahrscheinlichkeit
auch Seiten der gerade im Aufbau befindlichen Lokalitat aus dem Arbeitsspeicher

entfernt). Wahrend der Giiltigkeitsdauer der Phase i (dies gilt fiir jede Phase gemi8
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Def.) tritt bis zum Ubergang zur Phase i + 1 an der Stelle o keine weitere
Fehlseitenbedingung auf. Da T kleiner sein sollte als die Giiltigkeitsdauer einer Phase,
wird zu diesem Zeitpunkt eine Uberpriifung des Working Set vorgenommen, wobei alle
Seiten, die nach der Komplettierung von L(i) nicht mehr referiert wurden, aus dem
Arbeitsspeicher entfernt werden; dies sind nach dem Verstdndnis einer Programm-
phase nicht die Seiten von L(i), sondern die bis zu diesem Zeitpunkt noch im
Arbeitsspeicher befindlichen Seiten von L@ - 1), so daB dann nur noch die Seiten von
L(i) (+ der ersten Fault verursachenden Seite von L(i + 1) ) zum Working Set gehdren.
Beim anschlieBenden Aufbau der Lokalitét L(i + 1) kommen die Seiten dieser Lokalit&t

hinzu, so daB sich nach der Aufbauphase L(i) U L(i + 1) im Arbeitsspeicher befindet.

Zum Vergleich ist in Bild 2.6 auch das GréBenverhalten des Working Sets des DWS-

Verfahrens eingezeichnet.

WS-Grdne
o Phasei Phase i+ 1 Phase i+2 R
LY ? 'Y >
! .
| i
! | L (i) ! 3 PFF
| ., !
|  eeee e .
! '{ \ :
: ! ! :
. I ! . f !
| ] : L{i+1) | :
, ‘ ..' ses .
] 1 ]
i !
v L S N 4 .
t t-T T t T virt.
’ t Zeit
Bild 2.6

Verhalten des PFF - Verfahrens an Phaseniibergangen
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Das PFF-Verfahren ist spater (dies ist nicht Bestandteil der urspriinglichen Definition
des Verfahrens von CHU und OPDERBECK) erweitert worden durch einen zweiten
Verfahrensparameter T'. T' kann interpretiert werden als maximaler Zeitabstand fir
eine Uberpriifung des Working Set. Ein gewisser Nachteil des nicht modifizierten
Verfahrens ist, daB bei groBem Abstand aufeinander folgender Fehlseitenbedingungen
(d.h. bei langer Giiltigkeitsdauer einer Phase) nicht mehr zur Aktivitdtsmenge
gehtrende Seiten unndtig lange zum Working Set gehdren. Im Extremfall kdnnten
wihrend einer Aufbauphase in kurzem Abstand (< T Zeiteinheiten) alle Programm-
seiten referiert worden sein; da in diesem Falle weitere Fehlseitenbedingungen nicht
mehr auftreten kénnen, wiirden ohne die Zeitbegrenzung durch T' alle Programm-

seiten wahrend der gesamten Programmlaufzeit im Arbeitsspeicher gehalten werden.

Zur Realisierung dieser Variante des Verfahrens wird ein zweiter Zeitgeber bendtigt,
aufgrund dessen Wirksamwerden nach T' Zeiteinheiten die gleiche Uberpriifungsaktion
(inkl. Léschen des Referenzbits) durchgefiihrt wird wie beim Auftreten einer
F ehlseitenbedingung.

Wie beim DWS-Verfahren missen auch die Parameter des PFF-Verfahrens unter
verschiedenen Gesichtspunkten gesehen werden. Relativ unkritisch ist der Parameter
T', der im wesentlichen der Verhinderung eines extrem ungiinstigen Verfahrensver-
haltens dient und im allgemeinen, da er =zusdtzliche Programmunterbrechungen
produziert, gro8 gewéhlt wird.

An den Parameter T sind drei Forderungen zu stellen, die z.T. schon angeklungen
sind:

1 T sollte ausreichend groB sein, so daB ein ungestdrter Aufbau einer
Programmlokalitdt moglich ist; dies ist nur moglich, wenn t - t' < T ist,
weil bei einer Speicheriiberpriifung mit hoher Wahrscheinlichkeit auch
Seiten der im Aufbau befindlichen Lokalitdt aus dem Arbeitsspeicher

entfernt wiirden.

(2) T sollte im Mittel kleiner als die Giiltigkeitsdauern der Programmphasen
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sein, damit mit hoher Wahrscheinlichkeit nicht mehr als die Seiten zweier

benachbarter Programmphasen zum Working Set gehdren.

(3)  Wie auch beim DWS-Verfahren wird liber den Verfahrensparameter die
mittlere Arbeitsspeicherbelegung und die Fehlseitenrate beeinfluBt, so da3
die Parameterwahl auch im Kontext mit der Leistungsfahigkeit des

Sekunddrspeichers gesehen werden muB.

Anders als beim DWS-Verfahren sind konkrete Angaben bzgl. der Wahl des PFF-
Verfahrensparameters dem Verfasser nicht bekannt, er ist jedoch kleiner als der DWS-

Parameter zu wihlen.

2.3.2 Optimale Verfahren

Performance Messungen haben gezeigt, daB das OPT-Verfahren héufig schlechter
abschneidet als die nichtoptimalen Verfahren mit variabler ArbeitsspeichergréBe, also
kein optimales Verfahren dieser Klasse sein kann.

Bei der Suche nach einem optimalen Verfahren variabler Speichergri@e ist zunachst ein
geeignetes Optimalitdtskriterium zu ermitteln. Es ist klar, daB die Minimierung der
Fehlseitenrate wie beim OPT-Verfahren kein geeignetes Kriterium bei Verfahren
variabler SpeichergriBe ist, denn diese wird zweifellos minimal, wenn das gesamte
Programm in den Arbeitsspeicher geladen wird. Ein geeignetes Performance-Ma@ fiir
die Bewertung von Verfahren variabler ArbeitsspeichergréBe ist, weil sowohl die
Speicherbelegung als auch die Anzahl der Page Faults beriicksichtigt werden, das Space
- time Produkt. Leider existiert kein einfaches Verfahren, das zu einer Minimierung
des in Realzeit gemessenen Space - time Produktes fiihren wiirde. Ein entsprechendes
Verfahren ist formuliert worden /B7/, es ist jedoch so aufwendig, daB es auch fiir
Simulationen praktisch nicht in Frage kommt. Hinzu kommt, daB ein solches Verfahren
eine flr die Praxis sehr unerfreuliche Eigenschaft hitte: es zeigt einen gewissen

Selbstverstidrkungseffekt bzgl. der Fehlseitenhdufigkeit. Haufige Fehlseiten-

bedingungen bedeuten, daB die Interreferenzintervalle (d.h. die Abstinde von Referen-
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zen der gleichen Seite) in Realzeit lang werden und damit die Wahrscheinlichkeit
steigt, daB Seiten aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden, die nachfolgend wieder
geladen werden miissen; somit zeigt das Verfahren die Tendenz, das Space - time
Produkt nicht durch eine Reduktion der Anzahl der Page Faults, sondern durch
Verkleinerung des Schadens je Page Fault zu minimieren.

Infolgedessen hat sich als optimales Verfahren das von PRIEVE und FABRY /P4/
vorgeschlagene VMIN-Verfahren durchgesetzt, bei dem eine Kostenfunktion minimiert
wird, die groBe Ahnlichkeit mit der Formel fiir das Space - time Produkt aufweist, die
jedoch auf virtuellen Zeiten basiert, was eine seitenweise, lokale Kostenminimierung

gestattet.

VMIN - Verfahren

Der Grundgedanke beim VMIN-Verfahren ist, die Verarbeitung einer Referenzkette
kostenoptimal abzuwicklen, indem nach jeder Referenz die Kosten eines Ladevor-
ganges abgewogen werden gegen die Kosten, die ein Verbleiben der soeben referierten
Seite im Arbeitsspeicher bis zur ndchstfolgenden Referenz auf diese Seite verursachen
wiirde, wobei das Interreferenzintervall in virtueller Zeit gemessen wird.

Sei x die zum Zeitpunkt t referierte Seite und bezeichne U die Kosten, die
entstehen, um eine Seite fiir eine (virtuelle) Zeiteinheit im Arbeitsspeicher zu halten,
dann sind die Kosten, die entstehen, wenn die Seite x bis zur ndchsten Referenz im

Arbeitsspeicher gehalten wird, gegeben durch
C(tl) = dt (x)- U (dt (x) = Vorwirtsdistanz, vgl. (2.2.2) )

und die Kosten, die entstehen, wenn die Seite x unmittelbar nach der Referenz zum
Zeitpunkt t aus dem Arbeitsspeicher entfernt wird und zum Zeitpunkt t + dt (x)

erneut geladen wird, gegeben durch
d?- r,

wobei R die Ladekosten fiir eine Seite bezeichnet.
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Setzt man

R

=T
so ist

o) d, (x) - U
und

@ _ 1.
c,~ = T-U.

Das VMIN-Verfahren entfernt die Seite x unmittelbar nach der Referenz zum
Zeitpunkt t aus dem Arbeitsspeicher, wenn dt(x) > T ist, d.h. die Kosten des
Speicheraufenthaltes die Ladekosten iibersteigen. Umgekehrt formuliert, enthélt der
Working Set des VMIN-Verfahrens alle Seiten eines in die Zukunft gerichteten Fensters
der Lange T, das lUber die Referenzkette gleitet. Das VMIN-Verfahren arbeitet also
wie das DWS-Verfahren mit einem bewegten Fenster fester GriBe, wobei das VMIN-
Fenster allerdings im Gegensatz zum Fenster des realisierbaren DWS-Verfahrens in die

Zukunft weist.

Die Optimalitdt des VMIN-Verfahrens bezliglich der schon erwéhnten Kostenfunktion
148t sich relativ leicht beweisen. Die Gesamtkosten der Abarbeitung einer Referenz-
kette setzen sich zusammen aus den Kosten fiir die Speicherbelegung - hier gegeben
durch das Space - time Produkt in virtueller Zeit mal Kosten pro Zeiteinheit und Seite
(U) - und den Ladekosten - gegeben durch Anzahl Fehlseitenbedingungen mal
Ladekosten pro Seite (R) -, d.h.
C = FSR-Jwl-R + |lwl-m - U.
Diese Kosten kénnen aber - was die Minimierung der Kostenfunktion erleichtert - auch

folgendermaBen beschrieben werden:
Wi

C =n"R+ > lct (n = Anzahl der Programmeseiten),
t =

wobei n - R die (unvermeidlichen) initialen Ladekosten fiir die Programmseiten
angibt und die N fur alle Seiten die Kosten fiir die nachfolgenden Interreferenzinter-

valle beschreiben.
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falls die Seite Ty bis zur nidchsten Referenz im

t
Arbeitsspeicher bleibt,
u- z, , falls r, Uberhaupt nicht mehr referiert wird und
C, = z, Zeiteinheiten bis zur Freigabe des Seitenrahmens
vergehen,
u- z, + R, falls die Seite nach z, Zeiteinheiten aus dem

Speicher entfernt und anschlieBend wieder referiert

wird.

Wie leicht zu sehen ist, werden die ct's durch die Verfahrensbedingungen des VMIN-
Verfahrens minimiert; da die Entscheidungen unabhingig voneinander sind (was bei
Messung in Realzeit nicht der Fall wére!) wird durch Minimierung der einzelnen ct's

auch die Summe minimal.

Ins Auge fallend ist die enge Verwandtschaft zwischen dem VMIN- und dem DWS-
Verfahren. Nicht nur, daB beide Verfahren gleichermaBen Zeitfensterverfahren sind,
sie legen dariiber hinaus bei Ubereinstimmendem Verfahrensparameter T ein
identisches Verhalten beziiglich der Erzeugung von Fehlseitenbedingungen an den Tag
(d.h. die gleichen Seiten erzeugen an identischen Zeitpunkten Fehlseitenbedingungen);
dabei liefert das VMIN-Verfahren eine geringere mittlere Arbeitsspeicherbelegung,
weil hier eine innerhalb der ndchsten T Zeiteinheiten nicht mehr referierte Seite
sofort aus dem Arbeitsspeicher entfernt wird und nicht erst, nachdem sie T
Zeiteinheiten unnétigerweise (aber aufgrund des Kenntnisstandes beim DWS-Verfahren
unvermeidlich) im Arbeitsspeicher geblieben ist. Aufgrund der Vorabkenntnis des
Programmverlaufes kommt es beim VMIN-Verfahren nicht zu der fiir das DWS-
Verfahren charakteristischen kurzfristigen Ausweitung des Working Set, sondern im

Gegenteil zu einem kurzfristigen Einbruch; der Verlauf ist in Bild 2.7 dargestellt.
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Verhalten des VMIN - Verfahrens an Phaseniibergingen

Trivialerweise qilt, da das VMIN-Verfahren ein Zeitfensterverfahren mit fester

FenstergroBe ist, fir den Working Set bzgl. des Parameters T die EinschluBeigen-

schaft:

W, T) € W(t, T+1).
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2.4  Realisierungsaufwand und abgeleitete Verfahren

Von den bekannten Algorithmen sind die optimalen nicht realisierbar, weil sie
Informationen bendtigen, die in der Praxis nicht zur Verfiigung stehen. Von den
interessantesten realisierbaren Verfahren - das sind LRU-, DWS- und PFF-Verfahren -
ist nur das PFF-Verfahren so einfach, daB es exakt gemaB Definition in der Praxis
verwirklicht werden kann. LRU- und DWS-Verfahren kdnnen, wenn man vom MANIAC-
[I-Projekt /M3/, bei dem das DWS-Verfahren mit Unterstiitzung spezieller Hardware in
fast reiner Form realisiert wurde, absieht, aus Aufwandsgriinden nur vergrébert

realisiert werden.

Ein interessanter Mechanismus, mit dem sich sowohl LRU-artige als auch DWS-artige
Algorithmen realisieren lassen, ist der im MVS zur Anwendung kommende Alterungs-
mechanismus /C2/. Dabei sind jedem Seitenrahmen des realen Arbeitsspeichers ein
Referenzbit (RB) und ein UIC (zunreferenced interval counter) - genannter Zdhler
zugeordnet. RB wird hardwaremaBig gesetzt, sobald eine Adresse des zugeordneten
Seitenrahmens referiert wird. Das Referenzbit wird periodisch nach 1 Zeiteinheiten

abgepriift und in Abhéngigkeit des Zustandes werden folgende Aktionen getatigt:

RB 1==RB:= 0 und UIC:= 0

RB 0 ==UIC:=UIC +1.

Hieraus 138t sich ein LRU-artiges Verfahren ableiten, wenn in einem Arbeitsspeicher
féster GriBe bei Bedarf eine Seite mit maximalem UIC-Wert ersetzt wird. Hierbei
wird die durch den LRU-Stack gegebene Vollordnung aller Programmseiten (vgl. Kap.
2.5) durch eine Klassenbildung ersetzt, wobei die Klassenelemente gleichwertig
behandelt werden. Eine DWS-Strategie ergibt sich, wenn alle Seiten, deren UIC einen
vorgegebenen Grenzwert G Uberschreitet, als nicht mehr zum Working Set gehdrend
betrachtet werden. Die Differenz zum DWS-Verfahren besteht darin, daB Seiten nicht

genau T = G - I Zeiteinheiten nach ihrer letzten Referenz aus dem Arbeitsspeicher
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entfernt werden, sondern nach zwischen G - I und (G + 1) - I Zeiteinheiten. A. RAFII
/R1/ beschreibt ein modifiziertes DWS-Verfahren, das er MWS (= modified working
set)-Verfahren nennt, bei dem der Verfahrensparameter T die Bedeutung hat, daB
nach T (virtuellen) Zeiteinheiten der Working Set iiberpriift wird und alle Seiten, die
wihrend der letzten T Zeiteinheiten nicht referiert worden sind, aus dem Arbeitsspei-
cher entfernt werden. Dieses Verfahren ist ein Sonderfall des varher beschriebenen
Verfahrens (fir T =1 und G = 1). Beim MWS-Verfahren betrdgt die maximale
referenzfreie Aufenthaltsdauer einer Seite im Arbeitsspeicher zwischen T und 2 T
Zeiteinheiten gegeniiber genau T Zeiteinheiten beim DWS-Verfahren, was zu einer
hdéheren mittleren Arbeitsspeicherbelegung bei reduzierter Fehlseitenrate verglichen
mit dem DWS-Verfahren bei gleichem Parameterwert T fiihrt. Es wird gezeigt, da
die Performance des MWS-Verfahrens nicht wesentlich schlechter als diejenige des

DWS-Verfahrens ist.

Ein anderer Ansatz zu einer noch weitergehenden Vereinfachung ergibt sich, wenn man
fir die Uberpriifung der Arbeitsspeicherinhalte bei DWS-artigen bzw. der Klassifizie-
rung der Seiten bei LRU-artigen Verfahren keinen unabhi#ngigen Zeittakt, sondern die
Zeitpunkte des Auftretens von Fehlseitenbedingungen als natiirliche Uberpriifungszeit-
punkte verwendet. Bei Verfahren vom Typ LRU' wird dies so gehandhabt, daB die im
Arbeitsspeicher befindlichen Seiten anhand der Referenzbits in zwei Klassen eingeteilt
werden: Seiten, die seit dem Zeitpunkt der letzten Fehlseitenbedingung referiert wur-
den, und Seiten, die nicht referiert wurden. Natiirlich ist auch hier eine Unterteilung in
mehrere Klassen durch Z#hlung der Intervalle méglich, bekannte Implementierungen

(etwa TSS/370, /1 1/) arbeiten jedoch mit einer Zweiklassen-Einteilung.

Ubertrégt man diesen Gedanken einer Working Set-Uberpriifung zu Page Fault-
Zeitpunkten auf das DWS-Verfahren, so stellt man fest, daB das Ergebnis das PFF-
Verfahren ist, diese Uberlegungen also zu einem neuen Zugang zum PFF-Verfahren

fiihren. Wahlt man némlich in der genannten Weise das Auftreten einer Fehlseitenbe-
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dinguﬁg als Uberpriifungszeitpunkt, so ist es unerl&Blich, daB man, um iiberhaupt den
Aufbau eines Working Set zu ermdglichen, einen zeitlichen Mindestabstand aufeinander
folgender Fehlseitenbedingungen fiir die Zuldssigkeit der Uberpriifung festlegen muB,

und erhilt damit exakt das PFF-Verfahren.

Neben den vorstehend beschriebenen Ansatzen zur Vereinfachung der Verfahren, um
sie fir die Praxis tauglich zu machen, gibt es - insbesondere beim DWS-Verfahren -
auch eine Reihe von Ansédtzen, die Verfahren zu verfeinern.

Beim DWS-Verfahren ist vorwiegend die nicht unkritische Wahl der FenstergriéBe
Ausgangspunkt weiterer Untersuchungen. T ist so zu wihlen, daB weder eine zu hohe
Fehlseitenrate (T zu klein) noch eine uneffiziente Arbeitsspeichernutzung (T zu groB)
auftreten kann. Da das Programmverhalten aber bei verschiedenen Programmen nicht
gleich sein muB und sich sogar im Verlauf eines Programmes &ndern kann, liegt der
Gedanke nahe, T variabel zu halten und so zu variieren, daB sich die Fehlseitenrate in
vorgegebenen Schranken bewegt. Praktisch geschieht dies, indem man die Fehlseiten-

rate miBt und in Abhéngigkeit davon T dynamisch fiir die ndchste Zukunft festlegt.

Das Verfahren hat folgende Nachteile:

(1) Es ist nicht leicht, sinnvolle, feste obere und untere Schranken fiir die
Fehlseitenrate festzulegen. (Dies ist im Prinzip das Parameterproblem des

PFF -Verfahrens).

(2) Das DWS-Verfahren zeigt zwar reguldres Verhalten (vgl. Kap. 2.5) und der
Verfahrensparameter T kann somit zur Steuerug der Fehlseitenrate
herangezogen werden; es gibt jedoch - weil dies ebenfalls eine Frage des
Programmverhaltens ist - keine allgemeingiiltige Angabe, wie stark T
verdandert werden muB, um eine Verdnderung der Fehlseitenrate von
bestimmter GréBe =zu erzielen; insofern 1ist das urspriingliche

Parameterproblem nur verschoben.

(3) Das DWS-Verfahren reagiert in negativer Weise auf Lokalitdtsiibergénge.
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Wie bereits erldutert, fihren Phaseniibergénge zu einem kurzfristigen
Anstieg der Fehlseitenrate, wobei in diesem Falle eine VergréBerung von T

die falsche Reaktion wire.

Ein anderer Versuch, T den Gegebenheiten besser anzupassen, besteht darin, mit zwei
festen Werten fir T zu arbeiten, einen fiir Instruktions- und einen fir Datenseiten.
Die natiirliche Erweiterung dieser Vorgehensweise besteht darin, fiir jede Programm-
seite die maximale unreferierte Verweildauer im Arbeitsspeicher (d.h. T(i), i = 1, ..oy N)
individuell festzulegen. Das Problem dieses Verfahrens (page partition algorithm /P4/

genannt) ist die Bestimmung der n FenstergréBen.

AbschlieBend kann festgestellt werden, daB erhdhter Implementationsaufwand und
Overhead sowie zusdtzliche Parameterschwierigkeiten die meist bescheidenen erziel-

baren Performance-Verbesserungen dieser Verfahren durchweg paralysieren.

Ein letzter Gedanke einer mdglichen Verbesserung der bekannten Ersetzungsstrategien
ist der folgende: Die Ersetzungsstrategien sollten beriicksichtigen, ob eine
auszutauschende Seite verindert worden ist oder nicht. Ausgangspunkt der Uberlegung
ist, daB ein Page Fault, bei dem die zu ersetzende Seite auf den Sekundéarspeicher
zuriickgeschrieben werden muB, doppelt soviel kostet (ndmlich zwei Sekundérspeicher-
zugriffe) wie wenn die zu ersetzende Seite iiberschrieben werden kann. Dieser Gedanke
ist grundsitzlich auf alle Ersetzungsstrategien anwendbar, er bietet sich jedoch in
besonderem MaBe bei solchen Verfahren an, bei denen ohnedies die Kostenbalance
zwischen Verweilkosten und Ladekosten eine Rolle spielen, wie es beim VMIN-
Verfahren, unter bestimmtem Blickwinkel aber auch beim DWS-Verfahren, der Fall ist.
Bei diesen Verfahren kann eine Beriicksichtigung der Verinderung von Seiten sehr
einfach durch die Bereitstellung eines zweiten, vergréBerten T-Wertes erfolgen /Y1/.
Ein Vorteil ist, daB der entstehende Overhead sehr gering ist, da die entsprechenden
Informationen ohnedies im System vorhanden sein missen (Vorhandensein eines

Change-Bits, das durchweg hardwaremaBig gesetzt wird).
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Ein weiteres Kriterium - neben Implementationsaufwand und Performance - vor allem
fir die Beurteilung der vereinfachten Verfahren ist, ob und inwieweit die Regularitits-
eigenschaften der Basisverfahren erhalten bleiben. Dies ist Gegenstand des

nachfolgenden Kapitels 2.5.
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2.5 Regqularitdtseigenschaften

Es ist in den vorangegangenen Kapiteln schon mehrfach angeklungen, daB es aus
mancherlei Griinden wiinschenswert ist, wenn zwischen den Verfahrensparametern der
Verfahren und den sich ergebenden Performance-Daten eindeutige, monotone Zusam-
menhénge bestehen. Solche Beziehungen werden nachstehend definiert und ihre

Giiltigkeit fir regulére Verfahren postuliert.

2.5.1 Regqularitit bei Verfahren fester ArbeitsspeichergrioGe

Bei Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe kann die vorgegebene ArbeitsspeichergroBe
m als Verfahrensparameter angesehen werden. DaB die Fehlseitenrate global mit
fallendem m steigt, ist intuitiv einsichtig und scheint plausibel, wenn man bedenkt, da3
fir m=n  maximal n Fehlseitenbedingungen auftreten kénnen (d. h. so viele, wie
verschiedene Programmseiten vorhanden sind), wiahrend fir m = 1 jede Referenz auf

eine andere Seite zu einem Page Fault fiihrt.

Def.: Ein Verfahren fester SpeichergridBe hei3t requlér, wenn fir alle w gilt:

m < m' = FSR(m) > FSR(m"). (2.5.1)

Es wurde bereits sehr friilh gezeigt /B4, BS/, daB z.B. das FIFO-Verfahren trotz der
Richtigkeit der obigen globalen Uberlegungen die Beziehung (2.5.1) nicht fiir beliebige
m, m' erfillt. MATTSON et al. /M2/ haben den Begriff des 'Stack Algorithmus'
eingefiihrt und nachgewiesen, daB die Stack-Eigenschaft notwendig und hinreichend fiir
reguldres Verhalten ist und daB eine Reihe der bekannten Seitenaustauschalgorithmen
Stack-Verfahren sind. Unter einem Stack versteht man eine Permutation der Menge

der Programmseiten N, 5:((0) = [si(w), s;(w),..., sr:(w)J, so daB fir alle m gilt

St(m"”) = {si(w), s;(w), coes snt](w)} .
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COFFMAN und DENNING /C6/ zeigen die Aquivalenz zwischen der Stack-Eigenschaft

und der EinschluBeigenschaft

S;(m,w) ¢ St(m +1l,w) firalle m und w. (2.5.2)

Dort wird auch der Begriff des Prioritétsalgorithmus eingefiihrt. Ein Algorithmus A ist
ein Prioritédtsalgorithmus, wenn zu jeder Referenzkette w = Iy Ty e Ty oo eine Folge
von Vektoren 61 ;2 ;_); ... existiert, so daB

(1) 5; eine Permutation der Seiten aus { U ri} und

i=1

(2) falls Tl ¢ St(m) und ISt(m)I =m firallem 2 1
A diejenige Seite aus S, (m) entfernt, die den hichsten Index in f)'; hat.

Es wird gezeigt, daB die Existenz einer Prioritdtsliste mit den obigen Eigenschaften

dquivalent ist mit der Stack-Eigenschaft und der EinschluBeigenschaft.

Das LRU-Verfahren erfiillt die EinschluBeigenschaft, da St (LRU, m, w ) stets die m
zuletzt referierten verschiedenen Seiten der Referenzkette enthdlt und somit eine
Untermenge von St (LRU, m + 1, w) ist, das die (m + 1) zuletzt referierten Seiten
enthdlt; LRU ist somit ein reguldres Verfahren. Wegen der oben angefihrten
Aquivalenz existieren fiir das LRU-Verfahren auch ein Stack und eine Prioritatsliste;
die Prioritétsliste enthdlt die referierten Seiten nach aufsteigender Riickw&rtsdistanz
geordnet.

Das LRU-Verfahren ist insofern vor allen anderen Verfahren ausgezeichnet, als es das
einzige Verfahren ist, bei dem Stack und Prioritétsliste zu jedem Zeitpunkt identisch
sind, und das deshalb auch als einziges Verfahren bei einer Dynamisierung des
GroBenparameters m die Stack-Eigenschaft nicht verliert.

Auch das OPT-Verfahren ist reguldr. Die Prioritétsliste des Verfahrens ist nach

aufsteigenden Vorwértsdistanzen (und dann nach absteigenden Seitennummern) geord-

net und erfiillt die geforderten Eigenschaften.
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2.5.2 Regqularitit bei Verfahren variabler ArbeitsspeichergréBe

Da bei Verfahren mit variabler ArbeitsspeichergroBe sowohl die mittlere Arbeits-
speichergriBe als auch die Fehlseitenrate vom Verfahrensparameter (T) abhéngen,
miissen sinnvollerweise zus#tzlich zu einer Regularitédtsbedingung zwischen mittlerer
ArbeitsspeichergriBe und Fehlseitenrate wie (2.5.1) entsprechende Bedingungen
zwischen dem Verfahrensparameter und der Fehlseitenrate einerseits und dem
Verfahrensparameter und der mittleren ArbeitsspeichergroBe andererseits formuliert
werden. Hinzu kommt, daB die mittlere ArbeitsspeichergriBe iiblicherweise aus dem
Space-time Produkt berechnet wird, das (vgl. Kap. 2.1) sowohl in virtueller Zeit als

auch in Realzeit gemessen werden kann, so daB die entsprechenden Beziehungen

doppelt auftreten.

Im folgenden bezeichnet m die mittlere ArbeitsspeichergriBe, berechnet aus dem in

ProzeBzeit gemessenen Space~time Produkt und 'r'n'R die Speichergrie, berechnet aus
dem in Realzeit gemessenen Space-time Produkt.
Def.: Ein Verfahren variabler SpeichergriBe heit requlér, wenn fir alle w gilt

(1) die Fehlseitenrate verhalt sich als Funktion der mittleren

Working Set GriBe monoton fallend, d.h.
m < m' => FSR (m) = FSR(mM"), (2.5.2)
(2) die Fehlseitenrate verhalt sich als Funktion des Verfahrens-
parameters T monoton fallend, d.h.
T < T'=> FSR(T) > FSR(T"), (2.5.3)

(3) die mittlere Working Set GriBe verhilt sich als Funktion

des Verfahrensparameters T monoton steigend, d.h.

T<T = mT £ m™T). (2.5.4)
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Bei den Bedingungen (2) und (3) kdnnte die Monotonierichtung bei der Abhéngig-
keit vom Verfahrensparameter auch umgekehrt sein (gekoppelt), sie ist bei allen

bekannten Verfahren jedoch wie in (2.5.3) und 2.5.4) angegeben.

Satz 2.1 Geniigt der Working Set W(t, T) eines Verfahrens beziiglich des
Verfahrensparameters T einer EinschluBbedingung, d.h. gilt fiir alle w, T,
TmitT < T
W(t, T) = W(t, T,

dann ist das Verfahren regulér.

Beweis:
(1) Da nur solche Seiten Fehlseitenbedingungen erzeugen konnen, die
nicht im Working-Set enthalten sind, folgt aus W(t, T) £ W(t,T"),
daB bei Giltigkeit des Working Set W(t, T') hochstens dann eine
Fehlseitenbedingung auftreten kann, wenn auch W(t, T) eine

Fehlseitenbedingung liefert.
> FSR(T) & FSR(T"),

d. h. (2.5.3) gilt.

(2) Aus W(t, T) = W(t,T") folgt
IW(t, T)I £ IW(t, T)I fir alle t (man beachte W(t, T) = St(T) )

1 MI t, T <2 %lm ™ = W)
M) =2 S IWE, T £ —= t, T = W,
M = o1 23 ol 25

d.h. (2.5.4) ist erfiillt.

(3) Da der Working Set und damit die Working Set GrdGe nur von T

abhangt, gilt auch die Umkehrung von (2.5.4), d. h.

m(T) £ m(T) ==T £ T', woraus sich unter Anwendung von

(2.5.3) auch 2.5.2) ergibt. q. e. d.
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Wie schon vorher erwdhnt, kann in (2.5.2) und 2.5.4) die mittlere Working Set GrdBe
durch die mittlere auf Realzeit-Basis berechnete Arbeitsspeicherbelegung ersetzt

werden; die analogen Bedingungen lauten dann:

Mg < Mg => FSR(mg) > FSR(mY (2.5.5.)
und

T < T = mM < mg(™. (2.5.6)
FRANKLIN, GRAHAM und GUPTA /Fé/ zeigen an einem konkreten Gegenbeispiel
beim DWS-Verfahren, daB die Giiltigkeit einer EinschluBbedingung nicht hinreichend

ist, um Regularitét im Sinne der Bedingungen (2.5.5) und (2.5.6) zu erzwingen.

Dies wird erkldrlich, wenn man sich die Formel fiir die mittlere Speicherbelegung in

Realzeit ansieht, die sich aus der Formel (2.1.7) fiir das Space-time Produkt in Realzeit

ergibt:
— _mwl+FSR-wi-m" - Q
R ™ lwli+FSR-|wl-Q
(m' = mittlere Speicherbelegung in virtueller Zeit und m" =

mittlere Speicherbelegung zu Page Fault Zeitpunkten).

Unterstellt man die Giiltigkeit einer EinschluBbedingung, so nehmen wegen der
Giiltigkeit von (2.5.4) m' und m" bei VergréBerung von T zu, so daB der erste Summand
im Zahler anwiachst; gleichzeitig nimmt wegen (2.5.3) die Anzahl der Fehlseitenbe-
dingungen ab, so daB bei geeignetem w und geniigend groBem Q der zweite Summand

um so viel kleiner werden kann, daB der Gesamtausdruck trotz einer gleichzeitigen

Verkleinerung des Nenners abnimmt.

Im folgenden sind die Begriffe 'Reqularitdt' und 'Anomalie' stets bezogen auf die
Bedingungen (2.5.2), (2.5.3) und (2.5.4) der Definition der Regularitit bei Verfahren
variabler ArbeitsspeichergriBe und die Bedingung (2.5.1) der Definition der Regularitat

bei Verfahren fester ArbeitsspeichergriBe, die im wesentlichen mit der Bedingung

(2.5.2) identisch ist.
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Das DWS-Verfahren und das VMIN-Verfahren (vgl. Kap. 2.3) geniigen einer EinschluB-

bedingung und sind somit nach Satz 2.1 reguldre Verfahren.

Der Working Set des PFF-Verfahrens geniigt als Funktion des Zeitparameters T keiner
EinschluBbedingung und das Verfahren ist nicht requlér, wobei Anomalien bzgl. aller

drei Regularitatsbedingungen auftreten kdnnen.

Durch welche grundsitzlichen Gegebenheiten es zu einer Verletzung der EinschluB-

eigenschaft kommen kann, wird anhand von Bild 2.8 erliutert.

QO Faut PFF(T)

@ rFauit PFF(T)

T T \
- t— o BERITSRRRR —
§ T T o
' I g e ke i 1 ;
: s ! T ! L
Ye——t 1 S 1 L
E : . P — — —»
N irt.
‘l" '(J tj,‘q t|4.1 tj+2 t]+3 tj+lo t102 Zeit

@
@)
O
®
O
O
@)
®

Bild 2.8
Grundsdtzliche Konstellation fiir Ungiiltigkeit der EinschluB-

bedingung beim PFF - Verfahren

Es seien T, T mit T < T zwei Parameterwerte und tiai aufeinanderfolgende Page Fault

Zeitpunkte vom PFF(T), und t.i aufeinanderfolgende Page Fault Zeitpunkte von

PFF(T).
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Wegen t. L £TGE=15 0 4) findet beim Verfahren PFF(T) keine Uberpriifung

.=t .
jHE -
des Arbeitsspeicherinhaltes zu den Zeitpunkten tj+i (i = 0, ..., 4) statt und die Seiten

r (i = 0, ..., 4) werden zusdtzlich geladen; wegen t, , - t; ; > T findet zum
j+i )

Zeitpunkt tl+2 beim Verfahren PFF(T) eine Uberpriifung des Arbeitsspeichers statt, bei

der alle Seiten, die nach dem Zeitpunkt tl+ 1 nicht mehr referiert worden sind, aus dem

Arbeitsspeicher entfernt werden. Gibt es nun Seiten, die im Abschnitt Ty oo Ty der
j 1+1

Referenzkette referiert worden sind und danach nicht mehr, so sind diese in St (M
1+2

enthalten, in St (T) jedoch nicht (dies gilt insbesondere fiir die Seite Ty falls sie
1+2 j+1
nach tl+ 1 nicht mehr referiert worden ist).

Bild 2.9 gibt ein Beispiel fiir eine Referenzkette, an der bei geeigneter Parameter-

wahl alle Anomalien demonstriert werden konnen.

t 1|2|3|1.|5|6l7|8|9|10|11|12|13|1/o|15|16|17
u
1122212151303 011 01 11 101 41 41 41 4 21 5
i
~—~— e
5.3 Q112121211311 1 v (@) [eli [l [o i 211 s
1 1 111 2 15 S 3|1 3 3 1 T 11 1 4 2
| j 2 2 5] 5 b} 3 30 |3 3 1 4
| | 2| 2 2 5 510 |5 5 3 1
| | | L2 i La]i L2t Ledi L)l 3
s, |[Q1@1212121Q1@131011 11 1@ [« [«]i[+]I[@QI ®
1 1 111 215 S 3] 3 3 1 11 11 1 4 2
| tl2l20s ] s s |Lsdilsfi sl s
ol Prrr 21 20 2 | | | 3] 1
I R [ P 3
Bild 2.9
Beispiel fuer anomales Verhalten des PFF - Verfahrens
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Fir die Zeitpunkte t = 12 bis t = 16 ist die EinschluBeigenschaft nicht erfiillt.

Ferner ist
6 7 . . .
FSR(3) = 7 <717 ° FSR(4), d.h. (2.5.3) ist nicht erfillt und
m3) = % - % = ™) d.h. (2.5.4) ist nicht erfillt.

Betrachtet man als zweite Referenzkette den Abschnitt der in Bild 2.9 gegebenen bis

zum Index 15, so ergibt sich fiir diese, w genannte Kette:
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mG,@) = g und FSRG,w) = 6 und
m4,w) = -‘l‘—g und FSR@G,w) = 5,

d.h. eine griBere mittlere Arbeitsspeicherbelegung fiihrt hier zu einer gréBeren

Fehlseitenrate ( (2.5.2) nicht erfillt).

Die Anomalie des PFF -Verfahrens ist bei der Simulation realer Programme festgestelit
worden /G3, G4/; die simulierten Laufzeiten sind jedoch nur recht kurz, so daB es nicht
sicher ist, ob solche kurzfristig auftretenden Anomalien als gravierender Nachteil

angesehen werden mussen.

2.5.3 Regqularitdtseigenschaften der vereinfachten Seitenaustauschalgorithmen

Eine interessante und in der Literatur bisher nicht untersuchte Fragestellung ist, wie
weit die Regularitidtseigenschaften der Originalverfahren bei den in der Praxis zum

Einsatz kommenden abgeleiteten, vereinfachten Seitenaustauschverfahren erhalten

bleiben.

2.5.3.1 MWS - Verfahren

Das MWS-Verfahren ist ein vom DWS-Verfahren abgeleitetes Verfahren, bei dem eine

Uberpriifung des Arbeitsspeicherinhaltes nach jeweils T Zeiteinheiten stattfindet.
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Aus dem in Bild 2.10 angegebenen Beispiel ergibt sich

FSRW, w) = 75 und FSRG,w) = 1)

d.h. eine VergroBerung des Verfahrensparameters fiihrt zu einer VergréBerung der

F ehlseitenrate, d.h. Parameterregularitit nach (2.5.3) ist nicht gegeben;

m(4, w) = %% und m(5, w) = %é,

d. h. eine VergréBerung des Verfahrensparameters filhrt zu einer Verkleinerung der

mittleren Arbeitsspeicherbelegung und (2.5.4) ist nicht erfiillt.

Betrachtet man nun die verldngerte Referenzkette w , so ergibt sich

ms,w) = % und FSR4,w) = 4 und
2
MG, w) = 8 und FSRG, D) ==
’ 20 ’ =70’

d. h. Widerspruch zur Regularitétsbedingung (2.5.2), wonach eine Vergrd@erung der

mittleren Speicherbelequng eine Verkleinerung der Fehlseitenrate nach sich zieht.

Das MWS-Verfahren zeigt also VerstiBe gegen alle drei Regularitdtsbedingungen und
geniigt Uberdies auch keiner EinschluBbedingung, da St(4)$ St(S) fir t =1lund t =16

des Beispiels in Bild 2,10 ist.

t 1121314 Sl16)l718]9110]1M]12][13)114]15]16]17 ] 18| 19| 20

wr
112131314111 21311] 2] 3] 41 4] 4] &) 4»1 4] 4] 41 4

@ |

5,8 @|®|@|3@|1|2|31|2|[‘3‘|4 s 4 6| [&) 41 41 41 4
Tl2l23japr2]|3] 1412l 3] 31 31 313 I
b1l 213 ]adr 2] 30[1f1 2| 21 21 21 ]2 L
| 11213164l alfe]l v 21 0] 11 L0

st<s>®(1i)|@|3@1|2|31|2 F;@ G| 4] 4 |J&]l 41 41 41 &
| 212 sl ]2l 3| 1]42fl 301 31 31 13)1 301 31 3| 3
Priprp2fstelry2a] 3|l 21 21 24 2 I 1
I 1121314141} 4 I 1 LA T B B | | |

Bild 2.10
Beispiel fuer anomales Verhalten des MWS - Verfahrens
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2.5.3.2 Typ-LRU-Verfahren mittels zeitgesteuerter UIC's

Wie bereits festgestellt, wird die urspriingliche LRU-Vollordnung der Programmseiten
durch eine Klasseneinteilung - wobei die Seiten mit gleichem UIC-Stand eine Klasse
bilden - ersetzt. Als Kandidaten fiir eine Ersetzung kommen die Seiten mit htchstem
UIC-Stand in Frage. Betrachtet man die Auswahl aus mehreren gleichwertigen

Kandidaten der Klasse als implemen-

tations- und damit in gewissem Sinne
t 1121341516718
zufallsabhingig, so gehen die Regulari-
w tl21314l6la]513
titseigenschaften und wegen der Aqui-
MG E
1=3 I 1112121214 valenz bei Verfahren fester Speicher-
% £ zuordnung auch die EinschluBeigen-
schaft des LRU-Verfahrens verloren,
s; ) | @ 4| 4
t 33
1=3 : = 1 : 2 } 2 } 2 } : ‘ wie das Beispiel in Bild 2.11 zeigt.
302
Bild 2.11
Beispiel fuer anomales Verhalten der
LRU-Typ-Verfahren mit zeitgesteuertem
UIC bei zufaelliger Auswahl der zu er-
setzenden Seite

. 6
Fiir die in Bild 2.11 angegebene Referenzkette ist FSR(3) = g-und FSR(4) = 5

ferner ist S,(3) ¢ S4(4) .

Etabliert man zwischen den Seiten einer Klasse eine vom GroBenparameter m
unabhingige Ordnungsrelation, so 186t sich - wie in Satz 2.2 gezeigt wird - reguléres
Verhalten der so gewonnenen Verfahren nachweisen. Eine Mdglichkeit, eine solche
Ordnung herzustellen, besteht darin, die Seiten einer Klasse nach der Dauer ihres
unreferierten Aufenthaltes im Arbeitsspeicher zu ordnen; da die Klassen nach dem

gleichen Prinzip geordnet sind (jede Seite einer bestimmten Klasse ist ldnger

unreferiert im Speicher als irgend eine Seite einer Klasse mit niedrigerem UIC-Stand)
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erkennt man unschwer, daB damit genau das LRU-Verfahren beschrieben wird und
somit natiirlich Regularitdt gegeben ist. Eine solche Ordnung der Seiten ist jedoch
nicht sinnvoll, da der Sinn der Vorgehensweise ja gerade darin besteht, Verfahren zu
definieren, die mit geringerem Aufwand als LRU zu realisieren sind.

Es gibt aber auch weniger aufwendige Mdglichkeiten, innerhalb der Klassen eine

Ordnung zu definieren, etwa nach auf- oder absteigenden Seitennummern.

Satz 2.1 Es sei A die Klasse derjenigen Verfahren, bei denen eine Klassenzuordnung
nach einem zeitgesteuerten UIC vorgenommen wird und innerhalb der
Klassen eine von der ArbeitsspeichergrdBe unabhéngige Ordnungsbe-
ziehung definiert ist; dann geniigen die Verfahren der Klasse A der

EinschluBeigenschaft und verhalten sich somit requlér.
Die Aussage des Satzes, die lautet

m<m=SAmuw)c S.(A, m', w)

fir alle t und beliebige w , 188t sich, wenn n die Anzahl der Programmseiten und th

den Zeitpunkt der Referenz auf die (m + 1)-te verschiedene Seite bezeichnet, noch wie

folgt prazisieren:

St(A, mw) = St(A’ m,w) fir t=1,.., th -1
m < m=>
St(A’ m,w) C St(A’ m,w) fir t2 ta
ist n £ m, danngqiltfiralle t
St(A’ mw) = St(A’ m, w)
Beweis: Im Verlauf des Beweises werden die Argumente A und w weggelassen.

Die Identitdtsaussagen sind trivial, da es Aussagen iber die Aufbauphase
des Working Set sind, die bei allen Verfahren auf identische Weise
verlauft, bis zu dem Zeitpunkt, da zum ersten Mal bei einem der

Verfahren eine Seite ersetzt werden mug.
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Es bleibt zu beweisen, daB fiir alle t > t

A
S (m) S (m)
ist.
Der Beweis erfolgt durch vollsténdige Induktion.
(a) Seir, = x, die zum Zeitpunkt t, referierte Seite; da x , die (m+1)-te
A
verschiedene Seite in der Referenzkette w und m' > m + 1 ist, gilt
S (m) =S _,(m
tA-l th 1
und
S, (m) =S5 (m)+ {x - {y
tA tA-l { A} A}

cS (m) X
tA-lm * {A}

StA-l (m") + {XA}

S, (m",
tA

"

d.h. zum Zeitpunkt th gilt

S, (m)c S, (mY.
ta tA

(b) Zu zeigen: Gilt bis zu einem Zeitpunkt t = t,

S (m) €S (m"),
tL—l tL-l
so folgt
S, (m) S, (mY).
b b
Es sind drei Fille zu unterscheiden (rt = xL):

L

(1) X € StL-l (m) ; == (wegen Ind.-Vorauss.) X € StL_l(m').

= StL(m) = StL_l(m) < StL_l(m') = StL(m')
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(2) S (m) X, €85 (m").
X & t, -1 AX t, -1

1

== S, (m)

s, (m) b - iy}
L tL-1m+{XL L

€ St (m) + {x_}

m')

n

stL_l(

S, (m").
th

3) €5, (m) = ( Ind.-V J) s, .(m).
XL tL'l m wegen n orauss XL ¢ tL_l
S, (m) =25 (m") - '
t, m -1 m) + {XL} {VL}
S, (m) =S5 (m") - .
t, m t -1 mJ + {XL} {VL}

Es wird gezeigt:

y'L € Stl_-l(m) = yl'_ =y -

Die Anordnung der fiir eine Ersetzung in Frage kommenden Seiten ist nach
Voraussetzung vom GroBenparameter m unabhéngig, d. h. diejenige Seite aus

S (m'), die dort im Sinne des UIC und der Ordnungsrelation diejenige mit

tL-l

niedrigster Prioritdt (und die zu entfernende) ist, ist es auch in St l(m), falls sie
L

dort liberhaupt noch enthalten ist, was wegen der Induktionsvoraussetzung

S (m)c S (m")
tL-l tL-l

nicht notwendig der Fall ist.
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== Es gilt entweder

yl'_ ¢ StL"l (m)9

> 8y qm- {y ) < Sy .y (M)

= SH—-l(nf) - {YL_}
+ {x ) e {x}

— StL(m) = StL-l(m) - {yL} + {xL}

< St o) - {n} o+ - Sﬁ_(m')
oder

YL = Y

==> wegen StL'l (m) StL-l (m")

s, 1M - {n} < StL-l(m') - {n}

L
* {XL} + {XL}
== StL(m) = StL'l (m) + {XL} - {YL}
c StL-l (m") + {XL} - {yL} = StL(m'),

d. h. es gilt in allen F&llen

S, (m) € S, (m".
o b

Die genannten Verfahren geniigen also einer EinschluBeigenschaft und sind somit

reguldr.
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2.5.3.3 2-Klassen LRU-Verfahren auf der Basis von Fehlseitenbedingungen

Bei diesem Verfahren werden die zu ersetzenden Seiten aus der Klasse der seit dem
letzten Page Fault nicht mehr referierten Seiten gewahlt. Wenn diese Klasse leer ist,
so ist zu wenig Speicherplatz zugeordnet (Trashing-Kondition!), und dies darf in realen
Systemen nicht vorkommen bzw. bedarf einer Sonderbehandlung. (Eine &hnliche
Aussage qilt fiir die in Kap. 2.5.3.2 behandelten Verfahren, falls alle Klassen mit
UIC > 0 leer sind). Bei diesem Verfahren gilt ebenso wie bei den UIC-gesteuerten
Verfahren, daB bei einer zufdlligen Auswahl der zu ersetzenden Seiten die
Regularitatseigenschaft des LRU-Verfahrens verloren geht, wie das Beispiel in Bild

2.12 zeigt.

5¢» |®1®
=

- v@®
-—

s =W

S —

sea) |G

RS

Vi

Bild 2.12
Beispiel fuer anomales Verhalten des
2-Klassen LRU-Typ-Verfahrens bei zu-

faelliger Auswahl der zu ersetzenden
Seite
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Im Beispiel in Bild 2,12 ist
FSR(3) = § und FSR(4) = 5,

die EinschluBbedingung ist fiir t = 6 und t = 8 nicht erfillt.

Definiert man innerhalb der Klasse der in Anspruch nehmbaren Seitenrahmen eine
Ordnungsbeziehung, so sind die entstehenden Verfahren - auch wenn die Ordnungsbe-
ziehung vom GréBenparameter m unabhéngig ist - im allgemeinen nicht regulér. Bild
2.13 zeigt ein Beispiel dafiir, bei dem die Ordnung durch absteigende Seitennummern

gegeben ist (niedrigste Seiten-Nr. = niedrigste Prioritat).

t 112134 s | é6}7 181911071 | 12] 13
w 7161 s 413145612 1] 71 21 1
st |Q1@IOI@DI®DI« 101@I@1O0 7] 2] 1
SR AR AR AR AENR AR AR ARE 2SN -
-1 -1é6teé6]l 6l 7] a6|5s | 61|66l j11{l 2
-l -1 -151&411 61314} 5 |2 L2} Léell 6
;) |DI1®IOI®I®I«1516 11O [@h [@I ®
! T I TIT I3 a s 161 EliEh Tl 7
S ieiel el 031 als|sliislell o
o0 -0sistel7i3iallalil{all|sll s
- i-i-iaistel7lsllad el 2

j 2.13 -
g;#gpiet fuer anomales Verhalten des 2-Klassen LRU-Typ-Ver

fahrens bei Anordnung der Seiten nach absteigenden Seiten-
nummern

Es ergibt sich

und FSR(5) = 1

FSR(4) = 13,

Gl

die EinschluBbedingung ist fir t = 10, 11, 12 nicht erfiillt. Die Ursache dafiir liegt

darin, daB der Uberpriifungszeitpunkt und damit GréBe und Zusammensetzung der
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Seitenklassen von den Zeitpunkten des Auftretens von Fehlseitenbedingungen abhangig
sind und damit vom GroBenparameter m. Diese Abh#ngigkeit ist durch ein lokales
Ordnungsprinzip nicht zu eliminieren, so daB die aufstellbaren Prioritétslisten den in

Kap. 2.5.1 gegebenen Bedingungen nicht geniigen.

Die Abhdngigkeit vom GrdBenparameter m kann beseitigt werden durch globale
Ordnungsprinzipien, wie etwa die Dauer des unreferierten Aufenthaltes im Arbeits-

speicher, wodurch sich wiederum das urspriingliche LLRU-Verfahren ergibt.

AbschlieBend kann festgestellt werden, daB die vereinfachten Seitenaustauschver-

fahren h&ufig die den Ausgangsverfahren zukommenden Regularitatseigenschaften

verlieren.
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2.6. Verfahren zur Simulation

Die Simulation von Seitenaustauschalgorithmen ist eine sehr aufwendige Methode zur
Bestimmung der Performance; sie hat dafiir aber als einzige den Vorteil, exakte Daten

zu liefern, weil sie frei von Annahmen ist.

Der Aufwand kann unter Umst&dnden jedoch durch Anwendung geschickter Methoden
erheblich reduziert werden; diese bestehen vorwiegend in der Ausnutzung bestimmter
Verfahrenseigenschaften, vorwiegend Stack-Eigenschaft und EinschluBeigenschaft,
aber unter Umstanden auch aus einer unkonventionellen Vorgehensweise, beruhend auf
einer von der durch die Verfahrensdefinition nahegelegten, abweichenden Sicht der

Dinge.

2.6.1 LRU - Verfahren

Ein wichtiger Vorteil der Stack-Verfahren ist, daB sich bei ihnen die Anzahl der
Fehlseitenbedingungen fiir alle ArbeitsspeichergroBen m in sehr einfacher Weise in

einem einzigen Durchlauf durch die Referenzkette ermitteln 148t.

Definiert man die Stack-Distanz Dt(x) einer Seite x als die Position von x im Stack
?E( w) (d.h. si( w) = x= Dt(x) = k) und Dt(x) = oo , falls die Seite x noch nicht
referiert worden und somit noch nicht im Stack enthalten ist, so tritt in einem
Arbeitsspeicher der GréBe m eine Fehlseitenbedingung bei der Referenz der Seite x
zum Zeitpunkt t genau dann auf, wenn Dt(x) > m ist. Fihrt man nun fir die
Stackdistanzen 1, ..., n und ©© n + 1 Zahler Zl’ e Z und Zoo (fur erstmalig

referierte Seiten) ein und inkrementiert bei jeder Referenz den entsprechenden Zahler,

dann ist die Anzahl der Fehlseitenbedingungen
n
FS(m) = Zoo + > Zi fur alle m=1,.,n-1
i=m+1
und

FS(n) = Zw .
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Dieses Verfahren wird bei den durchgefiihrten LRU-Simulationen nur als Referenz-
Verfahren benutzt, weil es wegen seines summarischen Charakters keine Detailinfor-
mationen (ber die einzelnen Page Faults (etwa Zeitpunkt, Seitennummer der

verursachenden und der zu ersetzenden Seiten u.a.m.) zu liefern vermag.

Hinzu kommt, daB dieses Verfahren nicht ganz unaufwendig ist, weil fir jeden
virtuellen Zeitpunkt der Stack aktualisiert werden mu@, eine Prozedur, die einen nicht
unerheblichen, in Abhidngigkeit von der Stack-Distanz wachsenden Aufwand erfordert;
infolgedessen kann - insbesondere wenn die Fehlseitenrate nur fir eine begrenzte
Anzahl von SpeichergriBen berechnet werden soll - ein Verfahren angewendet werden,
fir das zwar fiir jede vorgegebene SpeichergréBe das Verfahren simuliert werden mu8,
die einzelne Simulation jedoch erheblich unaufwendiger ist: Dazu wird bei jeder
Referenz nur der Zeitpunkt (= Index) der Referenz festgehalten und nur bei Auftreten
einer Fehlseitenbedingung anhand dieser Information der Stack konstruiert, was kaum
aufwendiger ist als eine Stack-Aktualisierung bei einer Stack-Distanz, die so groB ist,

daB ein Page Fault entsteht.

Dariiber hinaus kann der Simulationsaufwand aufgrund der Giiltigkeit der EinschluB-
bedingung im wesentlichen auf einen einzigen Durchlauf in der vorher beschriebenen

Weise reduziert werden, wie nachfolgend beschrieben wird.

Sei m, eine vorgegebene ArbeitsspeichergrdBe, dann gilt wegen der EinschluBeigen-

schaft

St(mo) c St(m) fir alle m 2 m, und alle w.
Daraus folgt

{Fsm} < {Fsm )} ,

d. h. die Menge der Fehlseitenbedingungen bei ArbeitsspeichergroBe m ist eine

Untermenge derjenigen von m, s falls m, £ m ist .
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In dem zur Anwendung kommenden Verfahren wird deshalb nach der vorher
beschriebenen Vorgehensweise das LRU-Verfahren einmal fiir ein kleinstes m,
simuliert und dabei ein File erstelit, der pro Fehlseitenbedingung folgende Informa-

tionen enthalt:

(1) Nummer der Page Fault erzeugenden Seite,

(2) Zeitpunkt der Fehlseitenbedingung (= Index der Referenz),

(3) Stack - Position der die Fehlseitenbedingung erzeugenden Seite,
4) Nummer der aus dem Arbeitsspeicher zu entfernenden Seite,

(5) Change-Bit der zu entfernenden Seite.

Aus diesen Informationen lassen sich fiir jedes m > m, die gleichen Informationen
herleiten. Dies kann anhand der Stackposition fiir (1) bis (3) geschehen. Fiir die
Angaben in (4) und (5) ist etwas mehr Aufwand erforderlich, weil hierfiir zumindest

Teile des Stack (zu Fault Zeitpunkten) nachgebildet werden miissen.

Kernpunkt der Uberlegungen ist, daB bereits Fehlseitenraten von 10_3 so weit im
Trashing-Bereich liegen, daB dariiberliegende Werte im Grunde genommen nicht einmal
von theoretischer Bedeutung sind. Man kann My deshalb so wahlen, daB der oben
beschriebene File ca. drei GrdBenordnungen kleiner ist als die urspriingliche Referenz-

kette, so daB sich fiir die weitere Auswertung eine Reduktion des Aufwandes in

vergleichbarer GroBe ergibt.

2.6.2 OPT-Verfahren

Das OPT-Verfahren ist wie das LRU-Verfahren ein Stack-Verfahren und geniigt somit
der EinschluBbedingung, so daB die Simulation in der gleichen Weise wie beim LRU-
Verfahren durchgefiihrt werden kann. Dies geschieht jedoch nicht, weil das OPT-
Verfahren als Teil des PREOPT-Verfahren simuliert wird und dieses einer EinschluB-
bedingung nicht geniigt (vgl. Kap. 3.2.1.2). Es mu deshalb die Fehlseitenrate fir jede

vorgegebene SpeichergréBe separat berechnet werden, wobei so vorgegangen wird, dai3
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nur zu Page Fault Zeitpunkten zusidtzlicher Aufwand erforderlich ist, um die zu
ersetzende Seite zu ermitteln, wozu ein Aufbau des Stack nicht notwendig ist, sondern
nur die Ermittlung der Seite niedrigster Prioritdt der Prioritétsliste, die sich im
Arbeitsspeicher befindet. Nun ist die Prioritdtsliste des OPT-Verfahrens nach
aufsteigenden Vorwirtsdistanzen geordnet (vgl. Kap. 2.5.1); deshalb muB bei jeder
Referenz die Vorwirtsdistanz der gerade referierten Seite in eine seitencrientierte
Liste eingetragen werden, so daB beim Auftreten einer Fehlseitenbedingung die Seite

mit groBter Vorwartsdistanz aus dieser Liste ermittelt werden kann.

Zus#tzlicher Aufwand entsteht dadurch, daB die Vorwértsdistanzen nicht Bestandteil
der Referenzdaten sind und auch wihrend der Verarbeitung der Referenzkette zwecks
Simulation des OPT-Verfahrens nicht erzeugbar sind. So muB fiir die Simulation des
OPT- (und PREOPT-)Verfahrens ein besonderes Input-Band erstellt werden, das fir
jede Referenz nicht nur die Seitennummer, sondern auch die Vorwértsdistanz enthalt.
Bei der Erzeugung der Vorwirtsdistanzen hilft folgende Uberlegung: Die Vorwérts-
distanzen einer Referenzkette w , die nicht ohne weiteres zu erzeugen sind, sind
identisch mit den leicht erzeugbaren Riickwirtsdistanzen der Referenzkette wRev H

d.h. zur Erstellung des OPT-Input-Bandes wird die originale Referenzkette rlickwarts

gelesen und die erzeugten Rickwartsdistanzen werden der eingelesenen Information

entprechend hinzugefiigt.

2.6.3 DWS - Verfahren

Zur Berechnung einiger Performance-Daten fiir das DWS-Verfahren kénnen zu den
Stack-Distanzen des LRU-Verfahrens analoge Uberlegungen angestellt werden. Beim
DWS-Verfahren tritt eine Fehlseitenbedingung genau dann auf, wenn eine Seite

referiert wird, deren letzte Referenz mehr als T Zeiteinheiten zurlickliegt, d.h. wenn

die Rickwartsdistanz b,(x) > T (Zeitpunkt t, r, = x) ist. Etabliert man fiir jeden

auftretenden Wert von b, einen Z#hler und z&hlt darin die Haufigkeit des Auftretens
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der betreffenden Riickwartsdistanz , so erhilt man z. B. die Anzahl der Fehlseiten-

bedingungen bei FenstergréBe T durch Summieren aller Zzhler fiir Distanzen grdBer als

T.

Nachteil des Verfahrens ist, daB nicht vorher bekannt ist, welche Distanzen (und
wie viele) auftreten werden und die Zahl der moglichen Distanzen sehr groB ist
( £ lwl - n+ 1).Trotzdem kénnen unter Beriicksichtigung der Hiufigkeitsverteilung

der Distanzen die genannten Uberlegungen zu einem praktikablen Verfahren fiihren.

Ein solches Verfahren wurde jedoch nicht entwickelt, da aufgrund der Giiltigkeit der
EinschluBbedingung beim DWS-Verfahren analog zur Vorgehensweise beim LRU-
Verfahren ein wenig aufwendiges Verfahren zur Simulation hergeleitet werden kann,
das iberdies - wie auch beim LRU-Verfahren - Detailinformationen pro Page Fault
liefert.

Bevor dieses Verfahren geschildert wird, sind einige grundsitzliche Bemerkungen zur
mittleren Arbeitsspeicherbelegung zu machen. Bei Verfahren mit variabler Arbeits-
speichergréBe ist die Fehlseitenrate nur im Zusammenhang mit der mittleren
ArbeitsspeichergréBe aussagekréftig; d. h. da8 bei der Simulation grundsétzlich auch
die mittlere SpeichergriBe ermittelt werden muB, was mit Hilfe des Space-time
Produktes geschehen kann. Das Space-time Produkt aber kann in realer oder virtueller
Zeit berechnet werden; im letzteren F alle ist die sich ergebende Speicherbelegung mit
der mittleren Working Set GréBe identisch. Im folgenden sollen Eigenschaften der

unterschiedlich gemessenen Speicherbelegungen verglichen werden.

Sie unterscheiden sich lberhaupt nicht, falls die mittlere virtuelle Speicherbelegung
gleich der mittleren Belegung zu Page Fault Zeitpunkten ist. Genau diese Annahme
fiihrt zu einer Formel fiir eine naherungsweise Berechnung des realen Space-time
Produktes (vgl. Kap. 2.1.3). GRAHAM /G3/ hat fiir das DWS-Verfahren vergleichende
Messungen des angendherten und des exakten Space-time Produktes durchgeflhrt; das

Ergebnis zeigt, daB das ndherungsweise Space-time Produkt durchweg deutlich kleinere
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Werte liefert als das exakt berechnete. Dies zeigt, daB die Annahme eine
Unterschitzung der mittleren Speicherbelegung zu Page Fault Zeitpunkten beinhaltet.
Was den qualitativen Teil der Aussage angeht, so wiren dazu Messungen nicht
notwendig gewesen: Unterstellt man ndmlich - wie schon mehrfach geschehen - ein
Phasen-/Ubergangsmodell des Programmverhaltens, das auch beinhaltet, daB die Menge
der Fehlseitenbedingungen an den Phaseniibergingen auftritt, so zeigt das DWS-
Verfahren an den Phaseniibergingen die schon 6fters erwidhnte kurzfristige Expansion

des Working Set (vgl. Bild 2.5).

Beim Ubergang vom virtuellen zum realen ZeitmaB sind es demnach genau die in
diesem Zeitabschnitt liegenden Working Set GroBen, die mit einem von 1 auf ungefghr
104 (Geschwindigkeitsfaktor Haupt-/Sekundarspeicher) erhéhten Gewichtsfaktor in das
reale Space-time Produkt eingehen. Umgekehrt gehen die Working Set GrédBen an
Phaseniibergangen bei virtueller Zeitmessung mit zu geringem Gewicht in die
Mittelbildung ein, d. h., die Tendenz der Working Set GroBendynamik an den
Phasentibergangen findet bei virtueller Zeitrechnung einen geringeren Niederschlag in
der mittleren SpeichergréBe als bei realer Zeitrechnung. Im Vergleich zu den auf der
Basis realer Zeit berechneten Werte sind die auf virtueller Basis errechneten Werte der
mittleren Speicherbelegung beim DWS-Verfahren, das an den Phaseniibergangen durch
relativ groBe Working Sets gekennzeichnet ist, zu klein (daher die Unterschidtzung des
Space-time Produktes durch Annahme der Gleichheit); umgekehrt ist die Situation beim
PFF- und VMIN-Verfahren, die beide durch Einbriiche der Working Set GroBe an
Phaseniibergangsstellen (vgl. Bild 2.6 und 2.7) gekennzeichnet sind und deren mittlere
Speicherbelegung basierend auf virtueller Zeit deshalb zu groB ist. Bei virtueller
Zeitmessung wird das DWS-Verfahren bei der mittleren Speicherbelegung beglinstigt,
PFF- und VMIN-Verfahren werden benachteiligt. Man beachte jedoch,daB sich an den
qualitativen Performance-Relationen der Verfahren durch die verschiedenartige
Messung der mittleren Speicherbelequng nichts #ndert, da sich die Kurven der Working

Set GroBen (vgl. Bilder 2.5, 2.6, 2.7) an keiner Stelle schneiden.
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Versucht man die alternativen mittleren SpeichergroBen zu bewerten, so besitzt die
auf realer Zeitmessung beruhende eine gréBere Nihe zur Praxis; sie erfordert dafiir
aber einen deutlich htheren Berechnungsaufwand (insbesondere beim DWS-und VMIN-
Verfahren) und die konkrete Festlegung der Geschwindigkeitsrelation Haupt-
/Sekundarspeicher und ist somit in ihren quantitativen Aussagen als Funktion dieser
Vorgabe zu sehen. Die zuletzt angegebenen Griinde, zusammen mit dem schwerer
wiegenden Argument, daB es ja nicht Ziel der vorliegenden Arbeit ist, die Performance
der bekannten Seitenaustauschverfahren miteinander zu vergleichen, sondern jeweils
die Performance-Relationen zwischen einem der bekannten Demand Paging Verfahren
und davon abgeleiteten Prepaging Verfahren festzustellen, haben es gerechtfertigt
erscheinen lassen, bei allen Seitenaustauschverfahren variabler ArbeitsspeichergrioGe,
die Berechnung der mittleren ArbeitsspeichergroBe auf der Basis virtueller Zeit
durchzufiihren. Es sollte aber abschlieBend darauf hingewiesen werden, daB bei allen
zur Anwendung kommenden Verfahren der Simulation das Space-time Produkt in

Realzeit prinzipiell berechnet werden kann, beim DWS-und VMIN-Verfahren sogar

nachtriglich aus den erstellten Ergebnis-F iles.

Das DWS-Verfahren geniigt der EinschluBeigenschaft beziiglich des Parameters T, d. h.
fir T > T0 gilt
St(To) c St(T) fur alle t .

Daraus ergibt sich, daB die Menge der Fehlseitenbedingungen, die durch DWS(T)
erzeugt werden, eine Untermenge derjenigen von DWS (To) ist. Aufgrund dieser
Tatsache 148t sich - analog zur Vorgehensweise bei Stack-Verfahren - ein File
erzeugen, der fiir eine minimale FenstergréBe T alle Fehlseiten und damit korrelierte
Informationen enthélt und aus dem sich die gleichen Informationen mit sehr geringem

Aufwand fir jedes T > T0 gewinnen lassen. Dieser File enthdlt pro Fehlseitenbe-

dingung die Informationen:
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(1)  Nummer der Page Fault erzeugenden Seite,

(2)  Zeitpunkt der Fehlseitenbedingung (= Index der Referenz),

(3) Zeitpunkt der letzten zuriickliegenden Referenz auf die Page Fault
erzeugende Seite,

4) Information, ob diese Seite bis zum Zeitpunkt dieser letzten Referenz

(einschlieBlich) verdndert wurde.

Sollen fir ein T > T0 Anzahl und Zeitpunkt der Fehlseitenbedingungen bestimmt
werden, so kann dies sehr leicht geschehen:
Sei

DIST = (2 - 3,
d. h. die bei FenstergriBe T0 eine Fehlseitenbedingung erzeugende Seite ist DIST
Zeiteinheiten zuvor zuletzt referiert worden. Die bei T0 zu diesem Zeitpunkt eine

Fehlseitenbedingung liefernde Seite liefert genau dann auch bei FenstergrdBe T eine

Fehlseitenbedingung, wenn DIST > T ist.

Die in dem oben beschriebenen File enthaltenen Informationen reichen aus, um das
Space-time Produkt virtuell und real zu berechnen. Die Ermittlung des virtuellen Space
-time Produktes, das zur Bestimmung der mittleren Arbeitsspeicherbelegung herange-
zogen wird, wird nachfolgend beschrieben.

Die Formel fiir das virtuelle Space-time Produkt lautet

lwl
STP. = > Is.|  mit
v t
t=1
IS, = Anzahl der Seiten im Arbeitsspeicher zum Zeitpunkt t.
t p P

Die mittlere Arbeitsspeicherbelegung m ist gegeben durch

STP
v

-rﬁ = TEETTT e
lwi
Die Information, die notwendig ist, um das Space-time Produkt nach der obigen F ormel

zu berechnen, indem bei jeder Referenz ISt | auf STP addiert wird, kann zwar aus dem

reduzierten File gewonnen werden, ist aber viel zu aufwendig, weil es letztlich wieder
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auf Operationen je Referenz hinauslduft, was durch die Erzeugung dieses Files ja
gerade vermieden werden sollte. Das Space-time Produkt 148t sich jedoch auch
berechnen, indem nur zu Page Fault Zeitpunkten (die alle in dem reduzierten File
enthalten sind) der zwischen zwei aufeinanderfolgenden Page Faults der gleichen Seite

von dieser Seite gelieferte Beitrag auf STP addiert wird (vgl. Bild 2.14).

Seien tk(x) und tk+l(x) aufeinanderfolgende Zeitpunkte von durch Seite x erzeugten
Fehlseitenbedingungen bei FenstergroBe T und tk' € Etk, L l) die letzte Referenz auf

die Seite x vor dem Zeitpunkt tk+l‘

ge———— Verweildauer ——m—}

|

I |
! e T i
| | 0
I I | R
4 : ; . —

y 4T . irt.
ty ty te+ kol hirt

Bild 2.14

Berechnung des virtuellen STP beim DWS - Verfahren mittels

Page Fault korrelierter Informationen

Die Verweildauer der Seite x im Arbeitsspeicher, nachdem sie zum Zeitpunkt t
geladen worden ist, betrégt

tk'-tk+T+l

Zeiteinheiten und ist genau der Beitrag, den die Seite x im Intervall [tk, tk+l) zum

Space-time Produkt liefert.

Die Berechnung von STP v(T) fur T > T kann mit der Berechnung der iibrigen

Performance-Daten fiir T aus den fiir T0 ermittelten Werten gekoppelt werden.
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Um auch fiir die Randbereiche der Referenzkette die richtigen Beitrége zum Space-
time Produkt bestimmen zu kdnnen, muB aus den Informationen des Files erkennbar
sein, welche Fehlseitenbedingungen durch erstmalige Referenz einer Seite zustande
gekommen sind (in diesem Falle gibt es keine Beitrag liefernde zuriickliegende
Verweilperiode der Seite), und am Ende der Referenzkette muB durch kiinstlich
erzeugte und als solche identifizierbare Pseudo-Fehlseitenbedingungen fiir jede Seite
der Zeitpunkt der letzten Referenz auf den File geschrieben werden. Es ist darauf zu
achten, daB fiir Seiten, die weniger als T Zeiteinheiten vor dem Ende der
Referenzkette referiert wurden, der Beitrag zum Space-time Produkt entsprechend zu

korrigieren ist; er betragt fur die Seite x
bw - t'L(x) +1

Zeiteinheiten, wenn t,, Endzeitpunkt der Referenzkette und t| (x) Zeitpunkt der

letzten (echten) Referenz auf die Seite x und
tIUJl - tl'_(x) <T

ist.

2.6.4 VMIN - Verfahren

Die Performance-Daten fiir das VMIN-Verfahren werden genauso gewonnen wie fiir das
vorher beschriebene DWS-Verfahren. Es wird dabei der gleiche fiir ein minimales T0
erstellte File wie beim DWS-Verfahren benutzt und auch die Auswertung dieses Files
ist nahezu gleich. Hierbei kommt zum Tragen, daB das VMIN-Verfahren mit dem DWS-
Verfahren bzgl. der erzeugten Page Faults identisch ist (gleiche FenstergréBe
vorausgesetzt)., Die Methode, erst im nachhinein den Beitrag einer Seite zum Space-
time Produkt zu bestimmen, ist beim VMIN-Verfahren unerldBlich, weil erst im
nachhinein, spatestens zum Zeitpunkt t + T, festgestellt werden kann, ob die zum
Zeitpunkt t referierte Seite nach diesem Zeitpunkt im Arbeitsspeicher geblieben ist
oder nicht. Als einziger Unterschied zum DWS-Verfahren bleibt, daB der Beitrag zum

Space-time Produkt fiir die vergangene Aufenthaltsperiode einer Seite im Arbeits-
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speicher gegeben ist durch

1
t -tk+l,

weil beim VMIN-Verfahren eine Seite sofort nach der letzten Referenz aus dem

Arbeitsspeicher entfernt wird, falls sie iiberhaupt entfernt werden soll.

2.6.5 PFF - Verfahren

Das PFF-Verfahren geniigt keiner EinschluBbedingung und gestattet deshalb nicht eine
Vorgehensweise zur Reduktion des Simulationsaufwandes #hnlich derjenigen beim DWS-
Verfahren.

Es ist bei diesen Verfahren also fiir jeden Parameterwert T (und ein zugehériges T') die
Verfahrenssimulation durchzufiihren. Das normale PFF-Verfahren kann dabei als

Grenzfall der darauf aufbauenden Prepaging-Verfahren betrachtet werden.

Bei allen Verfahren, die eine komplette Simulation pro Parameterwert erfordern - dies
gilt insbesondere auch bei allen Prepaging-Verfahren (vgl. Kap. 3), da diese
grundsitzlich einer EinschluBbedingung nicht genligen - werden die erforderlichen
Simulationen nicht sequentiell durchgefiihrt, sondern parallel, so daB jede Referenz
beziiglich eines Vektors von Parameterwerten verarbeitet wird. Vorteil dieser
Vorgehensweise ist, daB globale, d.h. vom Parameterwert unabhdngige Aufwendungen

wie z. B. Zeitmessung und I/O nur einmal erbracht werden missen.
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3 PREPAGING

Gerade auch im Hinblick auf das schon mehrfach benutzte Phasen-/Ubergangsmodell,
das beim Aufbau einer neuen Lokalitdt an den Phaseniibergangsstellen von einer
erhthten Fehlseitenrate ausgeht, ist der Gedanke attraktiv, die zur neuen Lokalitat
gehsrenden Seiten auf einmal (d. h. durch Prepaging) zu laden, anstatt in einer Folge
kurz aufeinanderfolgender Page Faults. Ein groBes Handicap des Prepaging besteht
darin, daB in der Praxis mit vertretbarem Aufwand nur schwer zuverlassige
Informationen darliber zu erlangen sind, welche Seiten aufgrund des zukiinftigen
Programmverhaltens sinnvollerweise bereits vorab (d. h. bevor sie referiert werden) in
den Arbeitsspeicher geladen werden sollten. So besteht bei realisierbaren Prepaging
Verfahren grundsétzlich das Risiko, durch das Laden nicht benétigter Seiten die Anzahl
der Ladevorgénge gegeniiber Demand Verfahren deutlich zu erhdhen und dabei auch
noch die Performance (z. B. Fehlseitenrate) zu verschlechtern oder zumindest nicht zu
verbessern.

Bei dem fiir optimale Verfahren notwendigen Kenntnisstand (ndmlich Vorabkenntnisse
des Programmverhaltens, manifestiert durch Kenntnis der gesamten Referenzkette)
besteht diese Gefahr nicht, und Demand Paging ist unter solchen Voraussetzungen
eigentlich eine unndtige Einschrankung. Man kann also erwarten, daB sich gerade bei
optimalen Verfahren durch Prepaging deutliche Performance-Verbesserungen gegen-
Uber Demand Paging erzielen lassen.

Zundchst jedoch sind fiir Prepaging Verfahren geeignete Performance-MaBe bereit-

zustellen.
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3.1. Performance - Mafle

Die Auswirkungen des Prepaging und das Vermdgen, die Performance von Prepaging
Verfahren angemessen zu beschreiben, werden an zweien der bekannten Performance-

MaBe untersucht.

3.1.1 Space-time Produkt

Die Definition des Space-time Produktes in virtueller Zeit ist identisch mit der in
(2.1.5) gegebenen fiir Demand Paging Verfahren:

lwl

Zu beachten ist, daB in der Beziehung

S, = S

t 1 * X Vi

die Menge >(t nicht mehr notwendig maximal einelementig ist, so da@ die Ungleichung

Is, | £ 15,4l +1

nicht mehr gtiltig ist.

Bei der Definition des Space-time Produktes in Realzeit sind Ergédnzungen erforderlich:

Wl
STP, = STP,, + >_ Q- IS+ At) - 1(t) - gl(t))
R v t=1 t
wl
= > _lIs, -+ Q- A - K - gl®)))

t=1

mit
1, falls t Zeitpunkt einer Fehlseitenbedingung ist,

JAYO I

0 sonst,
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Anzahl der zum Zeitpunkt t zu ladenden Seiten,

1(t)

q(j) Korrekturfunktion, um dem Tatbestand Rechnung zu tragen,
daB einmaliges Laden von j Seiten weniger Aufwand beinhal-
tet als das j-malige Laden einer Seite (=>gq(j) £ 1, j- g(j)

konkav).

Betrachtet man das virtuelle Space-time Produkt, so zeigt es sich, daB bei
gleichbleibender Ersetzungsstrategie durch Ubergang von einer Demand Ladestrategie
auf eine Prepaging Strategie das Space-time Produkt nur vergréBert werden kann; dies
liegt daran, daB es - auch bei optimalen Prepaging Verfahren - typisch ist, daB Seiten
bereits vor dem Referenzzeitpunkt in den Arbeitsspeicher geladen werden und somit
bis zum Zeitpunkt ihrer Referenz einen Beitrag zum Space-time Produkt liefern, der

bei einer Demand L adestrategie nicht anfallen wiirde.

Da STPV als Summand auch im in Realzeit gemessenen Space-time Produkt enthalten
ist, tritt auch dort zunichst eine VergrdBerung auf, die nur durch eine entsprechende
Verkleinerung des zweiten Terms aufgewogen werden kénnte. Zumindest bei optimalen
Verfahren kénnte dies bei einer entsprechenden Begiinstigung gréBerer Ubertragungs-
einheiten durch die Funktion g(j) geschehen. Bei nichtoptimalen Verfahren, bei denen
davon ausgegangen werden muB, daB die Zahl der zu ladenden Seiten gréBer ist, als bei
dem zum Vergleich stehenden Demand Verfahren, dirfte der durch g(j) charakterisierte
Gewinn jedoch kaum ausreichen, um den negativen EinfluB einer gréBeren Anzahl zu

ladender Seiten und des virtuellen Space-time Produktes auszugleichen.

Zusammenfassend muB gesagt werden, daB beim Performance-MaB Space-time Produkt
Prepaging Verfahren gegeniiber Demand Paging Verfahren benachteiligt werden. Die
Ursache liegt auf der Hand: Das Space-time Produkt ist bestimmt durch die mittlere
Arbeitsspeicherbelegung und die Anzahl der Ladevorgénge (weniger durch die Anzahl

der Fehlseitenbedingungen; diese Unterscheidung ist bei Demand Paging wegen der



69

Ubereinstimmung beider Werte nicht relevant), d.h., die verfahrenstypischen Nachteile
- namlich im Mittel eine hohere Speicherbelegung und vergréBerte Zahl von
Ladevorgédngen - werden voll erfaBt, wahrend die potentiellen Vorteile - namlich eine

Reduktion der Fehlseitenrate - fast keinen Niederschlag findet.

Eine Beriicksichtigung der Fehlseitenrate kdnnte z. B. durch eine Berechnung des Space-
time Produktes in Systemzeit erreicht werden, bei der auch die auBerhalb des
Programms liegenden Verlustzeiten berlicksichtigt werden. Global kann man sich diese
Zeiten (Kosten) auch durch Q@ und g(j) berlicksichtigt denken; dies soll hier nicht
geschehen, da die pro Fehlseitenbedingung auftretenden Kosten genauer aufgeschliis-

selt werden sollen.

Q=A+B=+C
mit
A = Systemoverhead (Vorbereitung des Page I/0,
Programmwechsel u. &.).
B = Q - (t) - g((t)) = durch Page 1/O verursachte Warte-und
Transferzeiten.
C = Wartezeit des wieder rechenbereiten Programms bis die

Ausfiihrung fortgesetzt wird.

Der Beitrag B ist im wesentlichen, d.h. abgesehen von einer nicht allzu gravierenden
Korrektur durch g(j) proportional zur Anzahl der zu ladenden Seiten; A und C sind

nahezu unabhingig von der Anzahl der zu ladenden Seiten und fallen einmal pro Page

Fault an.

Nun sprechen viele Anzeichen dafir, daB in der Praxis bei unter voller Last laufenden

Systemen A und insbesondere C einen erheblichen Beitrag liefern; hinzu kommt, da@

bei schnelleren Sekundirspeichern, wie sie fiur die Zukunft denkbar sind, der relative

Anteil der Summanden A und C an Q entsprechend ansteigen wiirde.
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Leider sind die GréBen A und C dynamisch variabel, so daB ein darauf aufbauendes
Space-time Produkt umgebungsabhingig nicht reproduzierbare und damit fiir Ver-
gleiche unbrauchbare Performance-Daten liefern wiirde. Unter der Voraussetzung eines
stationdren Lastzustandes jedoch wéren diese GroBen zwar installationstypisch, aber
fest. Es gibt jedoch keine Messungen, die eine Quantifizierung dieser GroBen gestatten
wiirden, so daB das Space-time Produkt in Systemzeit nicht sinnvoll verwendet werden
kann, obwohl es grundsatzlich geeignet ist, Vorteile und Nachteile von Prepaging
Verfahren voll zu erfassen und somit fiir Vergleiche zwischen Demand - und Prepaging

Verfahren geeignet wére.

3.1.2 Fehlseitenrate

Wenn es auch keineswegs sicher ist, daB durch Einfiihrung einer Prepaging Lade-
strategie die Anzahl der Fehlseitenbedingungen reduziert werden kann, so ist das doch
derjenige Effekt, den man - zumindest bei einem funktionierenden Verfahren -
erwarten kann, und dieser wird durch die Fehlseitenrate voll erfat. Die Fehlseitenrate
ist also geeignet, die potentiellen Vorteile des Prepaging zu erfassen. Auch die bei
Verfahren variabler ArbeitsspeichergréBe i. a. groBere mittlere Arbeitsspeicher-
belegung wird erfaBt, da m Bestimmungsparameter der Fehlseitenrate ist und
dberlicherweise die Fehlseitenrate iiber der mittleren Arbeitsspeicherbelegung aufge-

tragen wird.

Nicht erfaBt wird durch die Fehlseitenrate die gegeniliber Demand Verfahren im
allgemeinen erhéhte Anzahl der Ladevorgédnge, so daB {iber alles gesehen dieses

Performance-MafB Prepaging Verfahren beglinstigt.

3.1.3 Modifizierte Fehlseitenrate (MFSR)

Um auch die erhshte Anzahl von Ladevorgingen erfassen zu kénnen, wird eine

Modifikation der Fehlseitenrate vorgeschlagen:
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MFSR(A, M, w) = —l—j—’r\/FS(A, m, w) - XA, m,w), (3.1.1)

wobei X die Gesamtzahl der Ladevorgénge bezeichnet.
Fiir Demand Paging Verfahren gilt wegen X = FS
MFSR = FSR.

Die in (3.1.1) definierte modifizierte Fehlseitenrate kann auch als Sonderfall einer
allgemeineren Definition aufgefaBt werden, die eine unterschiedliche Gewichtung der
beteiligten GroBen (etwa in Abhingigkeit des installationstypischen Belastungsprofils
der Systemkomponenten) zulé#Bt. Da hier aber das Problem einer sinnvollen Wichtung

nicht diskutiert werden kann, wird von vornherein gleiches Gewicht fiir beide GréBen

unterstellt.

Wegen der engen Verkniipfung zwischen Fehlseitenrate und mittlerer Giiltigkeitsdauer

gelten die Aussagen in Kapitel 3.1.2 und 3.1.3 in analoger Weise auch fir dieses

Performance-Ma8.
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3.2. Optimale Prepaging Verfahren

3.2.1 Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe

Es werden in diesem Abschnitt zunéchst zwei S#&tze bewiesen, die das Verhiltnis
zwischen Demand Paging Verfahren und Prepaging Verfahren beziiglich bestimmter
Optimalitétskriterien beleuchten. Danach werden zwei nach verschiedenen Kriterien

optimale Prepaging Verfahren vorgestelit.

3.2.1.1 Allgemeines

Wie vorher ist die Menge der zur Zeit t im Arbeitsspeicher befindlichen Seiten gegeben

durch

S, =5 +Xt-Y

t t-1 t

fir alle t > 0 und S0 = P . Alle GréBen sind vom Austauschalgorithmus A, vom
Programm @ und von der ArbeitsspeichergréBe m abh#ngig; explizit wird die
Abhangigkeit im folgenden nur dort angegeben, wo es fiir die Aussage von Bedeutung
ist. Ferner sei X = X(A, w, m) die Anzahl der durch das Verfahren A bei der

Abarbeitung von w in einem Arbeitsspeicher der GréBe m zu ladenden Seiten; dann ist
lwl

X = > lxtl .

t=1
Satz 3.1  Zu jedem Paging Verfahren A existiert ein Demand Paging Verfahren A',

so daf3

X(A) £ X(A)

ist fir alle w und m.

Beweis: Der Beweis erfolgt durch Konstruktion eines Algorithmus A' mit der

geforderten Eigenschaft. Die Aussage ist trivial, falls A selbst ein Demand
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Verfahren ist, weil A' = A die Aussage erfiillt; es wird deshalb A als

Prepaging Algorithmus vorausgesetzt.

Der Algorithmus A' wird so gebildet, daB er den Algorithmus A
nachempfindet, indem liber die zu jedem Zeitpunkt t von A durchgefiihrten
Aktionen Buch gefiihrt wird und von diesen Aktionen diejenigen nachvoll-
zogen werden, die durch das Auftreten von Fehlseitenbedingungen
erzwungen werden

Der Algorithmus A erzeugt die Arbeitsspeicherzustandsfolge {St} mit

S =St_l+Xt-thitXtﬂYt=ﬂ.

Analog dazu erzeugt der Algorithmus A' die Folge {S't} mit

S't = S't-l + X't - Y't R
wobei
g, falls r, € Sy 1
X', = (3.2.1)
{rt} sonst
und

g, falls X, = # oder IS't_ll < m
Y' = (3.2.2)

{y,} sonst.

Sei Pt die Menge der zum Zeitpunkt t von A aber nicht von A' geladenen

Seiten (zuriickgestellte Ladevorgénge) und Rt die Menge der zum

Zeitpunkt t von A aber nicht von A' aus dem Arbeitsspeicher entfernten

Seiten (zuriickgestellte Ersetzungsvorgénge).

Dann gilt

S't=St+Rt-Pt
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und

R, = R

- !
¢ +Yt Xt)ﬂSt,

t-1

d.h. eine Seite ist genau dann zum Zeitpunkt t eine zuriickgestellte
Ersetzung, wenn sie es bereits zum Zeitpunkt t - 1 war und nicht zum
Zeitpunkt t durch A geladen wurde, oder wenn sie zum Zeitpunkt t durch
A ersetzt wurde, aber in S‘t enthalten ist. Somit gilt fir das Element Yt in

(3.2.2)

R fallsR, , # P

t-1°
Yy €

Yt sonst.

Falls R, _ , od. alternativ Y, mehrelementig sind, ist das Verfahren A’
nicht eindeutig, es kann jedoch durch eine geeignete Auswahlvorschrift fir
Ye eindeutig gemacht werden.

Fir die Menge der zuriickgestellten Ladevorgénge Pt gilt:
Pp= P+ X -Y)-6, U {rt}),

d. h., eine Seite ist genau dann zum Zeitpunkt t ein zuriickgestellter
Ladevorgang, wenn sie es entweder schon zum Zeitpunkt t - 1 war und
durch das Verfahren A nicht zum Zeitpunkt t aus dem Arbeitsspeicher
entfernt wurde, oder zum Zeitpunkt t durch A geladen wurde, aber nicht
bereits in S't__l enthalten war und auch nicht durch A' zum Zeitpunkt t

geladen wurde. Somit gilt fiir das Element x in (3.2.1)

X€EP fallsx¢Xt.

t-1’
Aus der Konstruktion des Verfahrens A' ergibt sich somit, daB - wann
immer A' eine Fehlseitenbedingung erzeugt (also durch A' eine Seite
geladen wird) - entweder durch A ebenfalls eine Fehlseitenbedingung

erzeugt wird (und mindestens eine Seite geladen wird) oder die Fehlseiten-
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bedingung verursachende Seite ein zurlickgestellter Ladevorgang ist und

somit von A bereits zu einem fritheren Zeitpunkt geladen worden ist.

==>  Fr jedes t gilt

t t
> Ixgle 30 x|
i=1 i

i=1
= X (Ayw, m) £ X (A,w, m). g.e.d.

Mit Hilfe des Satzes 3.1. 148t sich nun ein Satz beweisen, der die Optimalitidt des OPT-
Verfahrens beziiglich der Anzahl der Ladevorgdnge iiber die Klasse der Demand

Verfahren hinaus zeigt.

Satz 3.2 Der Seitenaustauschalgorithmus OPT ist beziiglich der Anzahl der zu

ladenden Seiten optimal, d.h. es gilt
X (OPT,w, m) £ X (A, w, m)

fir beliebige Algorithmen A mit fester ArbeitsspeichergrdGe.

Beweis: Beziiglich des Beweises der Optimalitdt des OPT-Verfahrens in der Klasse

der Demand Verfahren wird auf /M 2/ oder /C 6/ verwiesen.

Die Aussage des Satzes ist trivial fiir alle Demand Paging Verfahren A, da
OPT bei Demand Paging Verfahren bzgl. der Anzahl der erzeugten

Fehlseitenbedingungen optimal ist und diese bei Demand Verfahren mit

der Anzahl der geladenen Seiten iibereinstimmt.
== A sei ein Prepaging Algorithmus.
Beweis indirekt:

Sei A ein Prepaging Algorithmus, fiir den gelte

X (OPT, myw) = X (A, m,w ). (3.2.3)
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Nach Satz 3.1 gibt es zu A einen Demand Paging Algorithmus A', so da
XA, m,w) > X(A,m,w)
gilt. Zusammen mit (3.2.3) folgt daraus
X (OPT) = X (A) > X (A",
wobei OPT und A' Demand Paging Algorithmen sind. Dies ist ein
Widerspruch zur Optimalitit von OPT in der Kasse der Demand Paging

Verfahren.

=== Annahme (3.2.3) ist falsch, und es gilt stets

X (OPT, myw) £ X (A, m,w) fir alle m, w, A. g.e.d.

Im folgenden werden zwei in verschiedener Hinsicht optimale Prepaging Verfahren
definiert. Das eine Verfahren, PREOPT genannt, basiert auf dem OPT-Verfahren und
liefert die gleiche - also minimale - Anzahl Ladevorgénge; das andere Verfahren, OPR,
ist beziiglich der Anzahl der erzeugten Fehlseitenbedingungen optimal, liefert i. a.

aber eine nicht minimale Anzahl von Ladevorgéngen.

3.2.1.2 Das PREOPT-Verfahren

Das OPT-Verfahren ist dadurch definiert, da seine Prioritétsliste nach aufsteigenden
Vorwirtsdistanzen geordnet ist, wobei, falls zu einem Zeitpunkt t fir mehrere
X; dt(xi) =00 gilt, durch eine besondere Ordnungsregel (etwa lexikographische
Anordnung der Seitennummern) die Eindeutigkeit des Verfahrens erzielt wird. Diese
Regelung soll - ohne explizit erwéhnt zu werden - bei dem im folgenden definierten
PREOPT-Verfahren in gleicher Weise wie bei dem zugrunde liegenden OPT-Verfahren
gelten.

Das PREOPT-Verfahren besteht darin, daB beim Auftreten einer Fehlseitenbedingung
versucht wird, mehrere Seiten, die beim OPT-Verfahren durch aufeinanderfolgende
Fehlseitenbedingungen geladen wiirden, auf einmal zu laden, und zwar so, daB die
Arbeitsspeicherinhalte beider Verfahren zu den Zeitpunkten gemeinsamer Fehlseiten-

bedingungen Ubereinstimmen.
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Es sei

1
Lt(w) die Menge der verschiedenen Seiten im Abschnitt r,... rt,der Referenz-

t
kette w, d.h.

LE:{xil X, € {rt... rt,},xia( X, fur i# m},

)
KE(A, m, w ) die Menge der verschiedenen Seiten des Abschnitts I der

Referenzkette w, die nicht in St_ enthalten sind (d. h. KE = Ltt' - St—l) und

1

1
Ri(A, m, w ) die Menge der Seiten, die durch das Verfahren A im Abschnitt

TyeesTyy BUS dem Arbeitsspeicher entfernt werden, d. h.
t' t'
Re S Sea Ve
. A t Kt'
Man beachte die Identitat st-l U Lt = st-l U .

Es sei !:j Zeitpunkt einer gemeinsamen Fehlseitenbedingung (tj = 1 ist der erste)

und tj+l’ tj+2’

OPT-Verfahrens; ISt -l' = m vorausgesetzt, ist

die Zeitpunkte der nachfolgenden Fehlseitenbedingungen des

y, =max (d, (W]
j UuE€ stj-l j

diejenige Seite, die durch das OPT-Verfahren zum Zeitpunkt tj aus

dem Arbeitsspeicher entfernt wird,

Y, = max [d, ()]

. H l
1 ueSt._l U {rtj} - {Yt]_} d

diejenige Seite, die zum Zeitpunkt tj+1 entfernt wird
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Yt >= max d. (u)]

.. Tt
I uESt. U {rt., P peeeTy } - {yt., Ye. 2o Vi, } b

j-1 j i+l jHi-1 J j+1 j+i-1
diejeynige Seite, die zurh Zeitpunkt tj+i entfernt wird.

Mit den vorher eingefiihrten Bezeichnungen 148t sich Yi wie folgt schreiben

j+i
Yy = max ld, (W]
)+l tj+i tj+i jaa!
uESt 1 U Lt - Rt
j j J
Sei nun
t-"+i

i = max (ily, ¢ L), o - (3.2.4)
) i Yvi Y

dann wird das PREOPT-Verfahren wie folgt definiert (r, ¢ S, )
: oo

j+is
X, = K, JoPT, m, w)
j j
jH.
Y, = R, JoPT, m,w) firt, > 1 (3.2.5)
i J
Yl =
. j+ij
mit R, 7= {yt.... Yo )
J J J“j
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Man beachte, daB das PREOPT-Verfahren eine Aufbauphase im eigentlichen Sinne

nicht kennt, weil beim Programmstart (d. h. bei der ersten Fehlseitenbedingung) die

ersten m verschiedenen Seiten einer Referenzkette auf einmal geladen werden.

Satz 3.3

Beweis:

Das Prepaging Verfahren PREOPT hat folgende Eigenschaften:

(1)

(2)

Die Anzahl der bei der Verarbeitung einer Referenzkette geladenen

Seiten ist minimal, d. h.
X (PREOPT, m,w ) = X (OPT, m,w ), (3.2.6)

die durch PREOPT erzeugte Fehlseitenrate ist kleiner als die des

OPT-Verfahrens, d. h.

FSR (PREOPT) £ FSR (OPT). (3.2.7)

Beide Aussagen folgen aus der Konstruktion von PREOPT, das das OPT-

Verfahren nachempfindet und den Prepaging Vorgang abbricht, sobald sich

eine Differenz zum OPT-Verfahren ergeben wiirde.

Zu (2) Beh.: Jede Referenz einer Seite, die beim PREOPT-Verfahren eine

Fehlseitenbedingung erzeugt, erzeugt auch eine Fehlseiten-

bedingung beim OPT-Verfahren.

Diese Aussage ist richtig fur t = 1. Sei tj Zeitpunkt einer

gemeinsamen Fehlseitenbedingung. Zum Zeitpunkt tj wird bei

beiden Verfahren die diese Bedingung verursachende Seite rtj
geladen; beim PREOPT-Verfahren kénnen noch weitere Seiten -

namlich solche, die beim OPT-Verfahren die nachfolgenden Page

Faults verursachen - durch Prepaging geladen werden. Um dies bei

i i 0 zu konnen, missen, abge-
vorgegebener ArbeitsspreichergrdBe tun ) ,

sehen von der Aufbauphase, aus dem derzeitigen Arbeitsspeicher-
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inhalt (St.-l) vorzeitig Seiten entfernt werden, die beim OPT-
Verfahren erst beim Auftreten der Fehlseitenbedingungen entfernt
wiirden. Wegen der Abbruchbedingung (3.2.4) fiir das Prepaging, die .
sicherstellt, daB nur solche Seiten vorzeitig entladen werden, die in
dem durch Prepaging ilberdeckten Abschnitt der Referenzkette:
nicht referiert werden, ist sichergestellt, daB durch diese vorzei-
tigen Entladevorgdnge keine Fehlseitenbedingungen | induziert
werden. Daraus folgt, daB die ndchstfolgende Fehlseitenbedingung
des PREOPT-Verfahrens auch wieder Féhlseitenbedingung des OPT-
Verfahrens ist und daB zu diesem Zeitpunkt die Arbeitsspeicher-

inhalte wieder Uibereinstimmen.

Im Grenzfall ist das PREOPT-Verfahren mit dem OPT-Verfahren
identisch. Dieser Grenzfall tritt jedoch nur ein, wenn durch m =1
jedes Prepaging verhindert wird. Fiir m 2 ‘2 liefert das PREOPT-
Verfahren auf jeden Fall eine niedrigere Fehlseitenrate, weil
zumindest zufn Zeitpunkt t = 1 m Seiten au1"' einmal geladen

werden. Die Aussage 3.1.7 146t sich also wie folgt verschirfen:

FSR (PREOPT, 1, w) = FSR (OPT, 1,w) und

FSR (PREOPT, m, w) < FSR (OPT, myw ) fiir m = 2 undn > 1.

Zu (1) Da das PREOPT-Verfahren Fehlseitenbedingungen nur gemeinsam
mit dem OPT-Verfahren hat und zu diesen Zeitpunkten aber nur
solche Seiten durch Prepaging geladen werden, die beim OPT-
Verfahren nachfolgende Fehlseitenbedingungen erzeugen und also

auch geladen werden miissen, ist die Aussage richtig.

Das PREOPT-Verfahren basiert darauf, durch mdglichst weitgehendes Prepaging die

Abstdnde zwischen aufeinanderfolgenden Fehlseitenbedingungen zu maximieren;
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limitierende Bedingung fiir das Prepaging ist dabei, daB keine grundlegende Differenz

zum unterliegenden OPT-Verfahren entstehen darf. Es ist jedoch nicht & priori klar,

daB durch maximales Prepaging an jeder Stelle auch das global beste auf dem OPT-

Verfahren basierende Prepaging Verfahren entsteht. Eine Aussage dariiber macht der

nachfolgende Satz 3.4.

Satz 3.4

Sei t, der Index der k-ten Fehlseitenbedingung des PREOPT-Verfahrens

k

und ti(

Basis des OPT-Verfahrens definierten Prepaging Verfahrens. Gilt dann bei

der Index der k-ten Fehlseitenbedingung eines ebenfalls auf der

gleicher ArbeitsspeichergréBe m an irgendeiner Stelle
b £t

dann gilt auch

ti<+ 1 £ t:k+l *

Der Satz besagt, daB durch Verzicht auf maximales Prepaging (t'k < tk) an irgendeiner

Stelle die Fehlseitenrate des Verfahrens nicht verbessert werden kann.

Beweis:

Seien t die Zeitpunkte der Fehlseitenbedingungen des beiden Prepaging

Verfahren gemeinsamen Basisverfahrens OPT(m) und Dbezeichne

{FS(A, m)} die Menge der Zeitpunkte, an denen das Verfahren A

F ehlseitenbedingungen liefert, wenn ein Areitsspeicher der GriBe m zur

Verfiigung steht (z. B. {FS (OPT, m)} = {tl I t <lwl } )
Da die Menge der Fehlseitenbedingungen des OPT-Verfahrens eine

Ubermenge der F ehlseitenbedingungen der Prepaging Verfahren ist, gibt es

Indizes 1 und I' des OPT-Verfahrens, s0 daf3
t, = tk und

ty =t mit (1, I' 2 k) .
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Bei beiden Prepaging Verfahren wird das Prepaging spétestens durch die

Bedingung (3.2.4) limitiert.

Esseinunt| ; >t (sonst ist die Satzaussage trivial).

Soll nun die beim OPT-Verfahren zu einem Zeitpunkt i den i-ten Page
Fault nach dem Zeitpunkt tl' verursachende Seite durch Prepaging geladen
werden, so muf3 die gleiché Seite Yii? die das OPT-Verfahren erst zum
Zeitpunkt t,, . entfernt, bereits zum Zeitpunkt t,, (Verfahren PREOPT")
bzw. t, (Verfahren PREOPT) aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden.
Die das Prepaging limitierende Bedingung ist, daB die Seite Y im
Abschnitt [tl,, tl'+i] bzw. [tl, tl'+i] der Referenzkette nicht referiert

werden darf (vgl. Bild 3.1).

- |
E . 1
I LE et o '
. l
1 !
l 1
: ¥ :
R _ | ] virt.
! - ' >
=t' = ]
k " Elres Tkt
t
L'+i _ -
Le, WSCt ot ia,; = 8
t . t -1 t
L'+i _ - = L L' +1
“t, WSCt i ygrtingy ~ B0 S e Ly
L L
Bild 3.1
Skizze zur Optimalitaet des PREOPT - Verfahrens
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Es muB also

tl'+i
yl'+i ¢ Lt]' bzw.

tl'+i -
yl'+i ¢ Ltl
erfillt sein.

Da wegen der Voraussetzung I' < | ist, gilt

t, . t, .
Ll'+1 c L 1'+i :
Y tp

somit wird die Abbruchbedingung mit Sicherheit fiir das modifizierte

Verfahren PREOPT' wirksam, wenn sie beim PREOPT-Verfahren wirksam

wird.

t' >t kann nicht gelten,

= kel = kel
= Es ist
t'k+l < tk+1 g.e.d.

Das PREOPT-Verfahren ist also bzgl. der Fehlseitenrate das beste auf dem OPT-

Verfahren aufbauende Prepaging Verfahren.

Unter Zuhilfenahme des Satzes 3.4 148t sich nun auch die Regularitit des PREOPT-

Verfahrens zeigen.

Satz 3.5

Beweis:
e ———

Das PREOPT-Verfahren verhilt sich regulér, d. h. es gilt
FSR (PREOPT, m + 1) « FSR (PREOPT, m).

Fir die Mengen {FS} der Zeitpunkte der Fehlseitenbedingungen gelten
aufgrund der Konstruktion des PREOPT-Verfahrens bzw. der Giiltigkeit

der EinschluBbedingung beim OPT-Verfahren die folgenden Beziehungen:

{Fs PREOPT,m + 1} = {FS(OPT, m+ D} £ {Fs©OPT,m} (.2.8)
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und
{Fs PREOPT, m)} = {Fs (OPT, m)} , (3.2.9)

d. h. die Menge der F ehlseitenbedingungen des OPT(m)-Verfahrens ist eine
gemeinsame Ubermenge derjenigen der Verfahren PREOPT(m) und
PREOPT(m + 1).

Seien tk(m) und tk(m + 1) die Zeitpunkte der k-ten Fehlseitenbedingung
des PREOPT(m) bzw. PREOPT(m + 1)-Verfahrens.

Beh.: Esist tk(m) £ tk(m + 1) fiir alle k .

Beweis durch vollst. Induktion.

Die Behauptuhg ist richtig fiir k - 1, da fiir beide (alle) Parameterwerte
das PREOPT-Verfahren zum Zeitpunkt tl(m) = 1 fir alle‘ m die initiale
F ehlseitenbedingung liefert. |

Beh.: Die Aussage gilt, fir k + 1, falls sie fiir k gilt, d. h.

tk(m) < tk(m +1) = tk+1(m) £ tk+1(m +1) (3.2.10)

Fallunterscheidung

(a) tk+1(m) < tk(m +1).

Daraus folgt wegen tk(m +1) 2 tk+l(m + 1) sofort

tk+1(m) < tk+l(m + 1),

(b) tk(m) = tk(m + 1)

Da die Zeitpunkte tk(m), tk(m + 1) Page Faults markieren, ist der
jeweilige Arbeitsspeicherinhalt (vor dem Prepaging) mit dem des

zugrunde liegenden OPT-Verfahrens identisch, d. h,

OPT zum Zeitpunkt t, die l-te Fehlseitenbedingung liefert)
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Stk'l (PREOPT, m + 1) = Stk-l (OPT,m+1) (= stl.-l (OPT(m+1) ).

Wegen der Giiltigkeit der EinschluBbedingung beim OPT-Verfahren
gilt
stk_l (PREOPT, m) = Stk‘l (OPT, m)

c Stk'l (OPT, m+1)

= St -1 (PREOCPT, m + 1) (3.2.11)
: k

Wird nun an der Stelle tk Prepaging angesetzt, so gilt als Bedingung

an die zu ersetzenden Seiten Yy (tl =t,l=2 k)
1+i

! t
1+i

y, (mes .(m)-L
i t-1 Y

und

! t .

1+i
Yi .(m +1)€E St _l(m +1)- Lt
I+i 1 1

Wegen (3.2.11) qilt
5, (m) LM es  (meno LM (3.2.12)

-1 Ty S0\t t L

1 1 1 1
Aufgrund der Untermengeneigenschaft (3.2.12) kann die Begrenzung
des Prepaging bei ArbeitsspeichergrdBe m + 1 nicht eher wirksam
werden als bei GréBe m. Das gilt erst recht, falls OPT(m) im
betrachteten Intervall der Referenzkette eine Fehlseitenbedingung

erzeugt die OPT(m + 1) nicht erzeugt, also zusitzlich eine weitere

Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden mug.

= tk+l(m) < tk+l(m + 1), falls tk(m) = tk(m + 1) ist.
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(c) tk(m) < tk(m +]1) < tk+1(m)

Satz 3.4 besagt: Gilt fiir zwei Startwerte t, , t; € {FS(OPT, m)}
eines Prepaging Schrittes nach dem PREOPT-Verfahren

t, < t;,

dann gilt auch

+

t k+l °

kel <°
Wegen (3.2.8) und (3.2.9) qilt
t (m), t(m+ 1) € {Fs(oPT(m)}.

Damit ist Satz 3.4 mit tk+(m) = t, (m + 1) anwendbar und liefert

+
tk+l(m) = tk+l(m) *

Ferner liefert dann die Aussage nach Fall (b)
t,fom) <t (m+1)
k+1 = Tk+l *

> tk+1(m) < tk+ l(m + 1),

Die Aussage (3.2.10) ist richtig.

tk(m) < tk(m + 1) fir alle k.

vl

FSR (PREOPT, m + 1) £ FSR (PREOPT, m) g.e.d.

Wie oben gezeigt, verhilt sich das PREOPT-Verfahren reqular, es geniigt jedoch - wie
sich leicht zeigen 148t - keiner EinschluBbedingung:

PREOPT(m) liefert die zweite Fehlseitenbedingung (nach der initialen zum Zeitpunkt
tl(m) = 1) genau an der Stelle, an der die (m + 1)-te verschiedene Seite referiert wird
zum Zeitpunkt tz(m). PREOPT(m + 1) liefert an dieser Stelle keine Fehlseiten-
bedingung, sondern an der Stelle tz(m + 1), an der die (m + 2)-te Seite referiert wird.

An dieser Stelle wiirde PREOPT(m) aber nur dann ebenfalls eine Fehlseitenbedingung
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erzeugen, wenn zum Zeitpunkt tz(m) kein Prepaging méglich war, wovon i. a. nicht
ausgegangen werden kann. Die Menge {tk(m)} = {FS (PREOPT, m)} ist demnach keine
Ubermenge von {tk(m + 1)} = { FS (PREOPT, m + 1)} woraus folgt

S, (PREOPT, m) § S, (PREOPT, m +1).

3.2.1.3 Das OPR - Verfahren

Das OPR-Verfahren organisiert bei jeder Fehlseitenbedingung den Arbeitsspeicher-
inhalt so, daB die Zeit bis zur nédchstfolgenden F ehlseitenbedingung maximiert wird.
Dies wird durch
_ Jt, m)
St(m) =Ly
erreicht mit

j(t, m) = max (lL’tl =m).
j

Das Verfahren soll nun durch Festlegung der Mengen Xt, Yt beschrieben werden,

woraus sich durch die Beziehung

S, =S

t g1 F %Y

t

die Vorschrift ergibt, wie aus einem Arbeitsspeicherinhalt der néchste zu bilden ist.

jt,m) _ j(t,m)
Xp = Ly’ S = Kt

(3.2.13)

5, , - U&™ s ) - Abm) _jdbm)y

Yi = S

fiir alle t, fir die r, § S, ist,

d. h., es werden von den nédchsten m verschiedenen Seiten nach dem Zeitpunkt t

(einschlieBlich) diejenigen geladen, die nicht bereits im Arbeitsspeicher sind, und

T () i von fiir
entladen werden solche Seiten aus S, _; » die nicht in L} enthalten sind, wo

: jt,m) t sind, die in
die Differenzmengenbildung jedoch nur die Elemente aus L relevan ’

i j(t;m j(tyM) \wie leicht zu sehen ist, ist mit (3.2.13)
St-l enthalten sind, d. h. th( m Ky "1V | Wie leicht zu ,
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_ i, m)
IS

wie urspriinglich gefordert.

Satz 3.6

Beweis:

Das Seitenaustauschverfahren OPR ist in der Klasse der Verfahren fester

ArbeitsspeichergréBe beziiglich der Fehlseitenrate optimal, d. h. es ist
FSR (OPR, m,w ) <« FSR (A, m,w )

fir beliebige Seitenaustauschalgorithmen A, beliebige Referenzketten w

und jedes m.

Es wird gezeigt, daB OPR in jedem Abschnitt ) e Ty einer Referenzkette
weniger Fehlseitenbedingungen liefert als jedes andere Verfahren, d.h. es

gilt

Fsi (OPR, m,w ) £ Fsi (A, m,w),
wobei F’S‘i die Anzahl der Fehlseitenbedingungen im Abschnitt
Tjeee Ty (1 £ k) der Referenzkette bezeichnet; ng =0firl > k.

Der Beweis erfolgt durch vollst. Induktion.

1’ tZ’ eosy tk mit tk £ t < tk+l

zeitlich geordnet die Zeitpunkte, an denen das OPR-Verfahren Fehlseiten-

Seien 1, t

bedingungen erzeugt.

Dann ist

Y t
FS,“(OPR) = Fsi(oPR)

= 0= Fstk+l(OPR) < FStk+l(A), (3.2.14)

da kein Verfahren in einem Abschnitt der Referenzkette

weniger als 0 Fehlseitenbedingungen erzeugen kann.
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Ferner qilt fiir beliebige Verfahren

t
tay _ ek t
FS)(A) = FS (A) + FStk+1(A). (3.2.15)

Induktionsanfang:

Es ist zu zeigen, daB

tl tl
FS,"(OPR, m) < FS “(A, m)

gilt.
Nach der Definition des Verfahrens OPR ist

tl-l

5 (OPR, m) = Li(l"“) -t

d. h. der Abschnitt Tyee T 1 enthélt die ersten m verschiedenen Seiten
1
der Referenzkette und genau an der Stelle t, wird die (m + 1)-te Seite

referiert,

Wenn es ein Verfahren A gébe, das die zweite Fehlseitenbedingung (wegen
So = P liefert ry fur alle Verfahren die erste Fehlseitenbedingung!) an einer
spateren Stelle als tl erzeugen wiirde, so miiBte dieses Verfahren in einem
Arbeitsspeicher der GriBe m Seitenrahmen mindestens m + 1 verschiedene
Seiten unterbringen konnen. Dies ist unmoglich. Daraus folgt, daB jeder
Austauschalgorithmus bis zum Zeitpunkt t1 wenigstens die zweite Fehl-

seitenbedingung liefern muB.

t tl
2 = FSl (OPT, m) < FSl (A, m).

Induktionsvoraussetzung:

Y Y
Fs (OPR, m) < FS'(A, m). (3.2.16)

Beh.: Aus (3.2.16) folgt



0

Y

t"l+1
FSl (OPR, m) £ FSl

(A, m).

Y1 b1

tl+1 tl+l

Der Beweis erfolgt analog zum Beweis der Induktionsvoraussetzung.

Beh.: FS (OPR, m) £ FS (A, m).

Gem#B der Definition des Verfahrens OPR erzeugt r, die erste
1+1
£ da r, genau die
1 1+1
(m + 1)-te verschiedene Seite im Abschnitt Ty eee Ty
1 1+1
auch jedes andere Verfahren mindestens eine Fehlseitenbedingung

Fehlseitenbedingung nach der Referenz r

ist, muB

in diesem Abschnitt der Referenzkette erzeugen.

— l—FStl+l(OPR )41—'5tl+l
= 1=F5 ym) £FS 4

\ 1

(A, m),

Addiert man darauf die Induktionsvoraussetzung (3.2.16) so erhilt

man wegen (3.2.15)

Y Y Y1
FS (OPR) = FS, (OPR) + FS (OPR)
1 1 tl+l
t t
1 1+1
<FS) (A) + Fstl+1 (A)

t
= FS 11+1 (A).

=== Fr bel. Page Fault Zeitpunkte I:l des OPR-Verfahrens gilt

Y Y
Fs, (OPR) < FS,' (A).

Insbesondere gilt damit

t

K b
FS,“ (OPR) < Fs  (A).

Hieraus folgt durch Addition von (3.2.14) wegen (3.2.15)
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t
Fst (OPR) = FS.%(OPR) + FS  .(OPR)
1 1 tk+l

t
<Fs KA +Fst |

(A)
K 1
_ et
=FS l(A).
g.e.d.
Satz 3.7 Das OPR-Verfahren verhélt sich requlér, d. h., es gilt
FSR (OPR, m + 1) £ FSR (OPR, m).

Beweis: Das OPR-Verfahren teilt durch die von ihm erzeugten Fehlseiten-

bedingungen die Referenzkette in maximale Abschnitte, in denen jeweils

m verschiedene Seiten referiert werden.

Seien tk(m) und tk(m + 1) die Zeitpunkte der k-ten Fehseitenbedingung von

OPR(m) bzw. OPR(m + 1).
Beh.: tk(m) & tk(m +1) = tk+l(m) < tk+1(m + 1), (3.2.17)

(a) Sei zunidchst
tk(m) = tk(m + 1)

Laut Definition ist

em
St (m) = Lt mit ](tk, m)+ 1= tk+1(m)
k k
und
j(tk,m+l)
S, (m+1) = Ltk mit j(tk, m+l)+ 1= tk+1(m +1).
k
j(t, ,m) j(tk,m+1)
Da die durch Lt und L’t beschriebenen Intervalle

k k
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der Referenzkette bei gleichem Anfangspunkt m bzw. m +1

verschiedene Referenzen enthalten, muB fiir die Intervallendpunkte
j(tk, m+1) > j(tk, m)
gelten.
- tk+1(m) = j(tk,m) +1< j(tk, m+1)+ 1= tk+1(m + 1),
(b)  Seinun t‘;((m) < tk(m + 1),
Dazu werde zundchst ein Verfahrensschritt von OPR(m) fiir
+
t (m) < t, (m)

betrachtet (vgl. auch Bild 3.2).

j(tk,m+1)
e by ) 3
jlty,m} '
;— (Lj’(kk ) 4 :
| = | ]
1 i |
L Y+ -+ 3 :
|- A = 2 1
| : : : [
4 : 4 4 } >
e Yo (m+1) Yotk
+ .
tk(m) tk(m) tk+1(m) tk+1 m tk+1 m Zeit
Bild 3.2
Skizze zur Regularitaet des OPR - Verfahrens
+
Annahme: teel (m) > terl (m).
jt’, m)
Aufgrund der Annahme kann das durch Lt+ beschriebene
k

Intervall der Referenzkette wie folgt zusammengesetzt werden:
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+ .+ _ + +
e tp1) = e t) + T, b 47+ CHRTRA)

—_— it,m)
wobei bereits Etk, tk+1] wegen der Definition von Ltk

genau m + 1 verschiedene Elemente enthilt.
ot
it m) '

==> Widerspruch zu L+
k

:m;

===> die Annahme ist falsch, es gilt

+
a1 (M) = by 1 (m),
= falls t, (m) = tk(m + 1) ist wegen (a)
tk+1(m) < tk+1(m + 1), so daB insgesamt gilt:
+ R ;
tk(m) < tk(m +1)=> te,eq (M) < t M+ ).

==> Es qilt immer (3.2.17), womit die Aussage des Satzes

3.7 bewiesen ist.

Wie man sich leicht klar macht, sind die Intervalle, in die die Referenzkette durch die
Fehlseitenbedingungen von OPR(m) und OPR(m + 1) eingeteilt wird (vgl. Bild 3.3) fiir

1<m < n - 1 im allgemeinen nicht ineinandergeschachtelt, d. h. das OPR-Verfahren

erfiillt keine EinschluBbedingung.

Das OPR-Verfahren ist identisch mit dem von TRIVEDI /T2/ unabhangig von dieser
Arbeit vorgestellten DPMIN-Verfahren.

Da die beiden Prepaging Verfahren PREOPT und OPR einer EinschluBbedingung nicht
genligen, kénnen vereinfachte Verfahren zur Simulation analog zu dem in Kap. 2.6.1 fiir
das LRU-Verfahren hergeleiteten nicht zur Anwendung kommen. Die Simulation ist

somit aufwendig, da sie fiir jede Vorgabe von m durchgefiihrt werden mug.
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- % B
r T 2
|
e ¥+ ' | |
i T : | !
j L | -+ : —
Virt.
t1=1 tz(m) to(m+1) t3(m) t3(m+1) Zeit
Bild 3.3 . .
Ungueltigkeit der Einschlussbedingung beim
OPR - Verfahren

3.2.2 Verfahren variabler AreitsspeichergriBe

In diesem Kapitel wird zunichst ein zu Satz 3.1 analoger Satz bewiesen, der die
Aussage dieses Satzes, daB durch Prepaging die Anzahl der Ladevorgénge nicht
reduziert werden kann, auf Verfahren variabler ArbeitsspeichergriBe erweitert.
Danach werden zwei auf dem VMIN-Verfahren basierende Prepaging Verfahren
vorgestellt, von denen das eine, VMINPP1, gedanklich dem VMIN-Konzept nahesteht,

wihrend das zweite, VMINPP2, sich an das PFF-Konzept anlehnt.

3.2.2.1 Allgemeines

Satz 3.8 Zu jedem Paging Verfahren A existiert ein Demand Paging Verfahren A!,

das bei nicht gréBerer mittlerer Working Set GréBe nicht mehr Seiten 1adt

als A, d. h. fiir das

XA, m',w) £ XA, m,w) mit m'< m

gilt fur alle w.
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Analog zu Satz 3.1 erfolgt der Beweis durch Konstruktion eines Algorith-
mus A' mit der geforderten Eigenschaft.

Der Algorithmus A' wird so gebildet, daB er Seiten nur dann ladt, wenn sie
eine Fehlseitenbedingung erzeugen, Seiten jedoch immer aus dem Arbeits-
speicher entfernt, wenn sie durch A entfernt werden (sofern sie tiberhaupt
in S(A") enthalten sind).

Sei Pt die Menge der zum Zeitpunkt t von A aber nicht von A' geladenen

Seiten (zuriickgestellte Ladevorgénge), dann gilt
Pp=Ppoq - Yp+ X - Urgd - 8¢y,

d. h., eine Seite ist genau dann zum Zeitpunkt t ein zuriickgestellter
Ladevorgang, wenn sie es entweder schon zum Zeitpunkt t - 1 war und
durch den Algorithmus A nicht zum Zeitpunkt t aus dem Arbeitsspeicher
entfernt wurde oder zum Zeitpunkt t durch A, nicht aber durch A' geladen
wurde. Bei Demand Prepaging (d. h. Prepaging wird nur zu Page Fauit
Zeitpunkten initialisiert) - wie es in dieser Arbeit grundsétzlich unterstellt
wird - ist

P, =P }- v

t g-1 ¢ Xt'{r

t t°

Es gilt fur das Verfahren A

St = St-l + xt - Yt

und fiar A'
- T o
S't = S't-l + Xt Yt
mit
P, fallsr, €S', ;
1 -
Xt =

{ I‘t} sonst
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und

Y o= Yp "

woraus insbesondere folgt, daB Y', = P ist, falls Y, = @ ist.
Es werden somit alle Seiten aus dem Arbeitsspeicher (A') entfernt, die aus
dem Arbeitsspeicher (A) entfernt werden, sofern sie enthalten sind;

geladen werden von den Seiten, die A ladt, nur die, die wirklich referiert

werden und zwar zum Zeitpunkt der Referenz.

== &', = S, - Py;
== S't c St fir alle t ;
= mAY = m' <« m = m(A). (3.2.18)

Ferner gilt fiir jede Seite, die A' l4dt, daB sie entweder auch zum gleichen
Zeitpunkt von A geladen wird (rt ¢ St-l) oder daB sie bereits zu einem

frilheren Zeitpunkt geladen worden ist (rt € Pt-l) .

t t
= > IX\| £ > 1%,
i=1 ) i=1

= X(A',m',w) £ X (A, muw),

wobei wegen (3.2.18) m' £ m ist. g.e.d.

3.2.2.2 Das VMINPP1 - Verfahren

Das VMIN-Verfahren beruht auf einer Kostendquivalenz zwischen dem Laden einer
Seite und dem (unreferierten) Verbleib im Arbeitsspeicher fiir eine bestimmte virtuelle
Zeit T.

Mit der gleichen Uberlegung kann auch eine Wertéquivalenz zwischen einer Fehlseiten-

bedingung und einer Aufenthaltsdauer T' im Arbeitsspeicher etabliert werden.



97

Auf dieser Basis ist das VMINPP1-Verfahren definiert. Durch vorzeitiges Laden der als
ndchste eine Fehlseitenbedingung verursachenden Seite wird ein Page Fault gegeniiber

dem VMIN-Verfahren eingespart; dafiir befindet sich die vorzeitig geladene Seite

zusdtzlich T* Zeiteinheiten unreferiert im Arbeitsspeicher.

O Fault vMIN
@ Fault VMINPPT + VMIN
*
= t -
— . ” Tker = Thar 7 T
| { =
€ TI’<(+3 ;l ! Fr e
I * ;l | l
[}
* 1 ] ]
[___ |
T e T | :
l : 4 e ; —>
Virt.
ty err ka2 Tiez BT ts Zeit
o @) @) O )
Bild 3.4
Das VMINPP1 - Verfahren

Das VMINPP1-Verfahren ist wie folgt definiert (vgl. auch Bild 3.4)

St(VMINPPl) = St_l(VMINPPl) + Xt - Yt

mit
, falls r, € St-l

Xt = } -
t+ _ +
l_t n St-l - Kt

Yt = Yt (VMIN),

d. h. eine Seite wird genau dann durch Prepaging geladen, wenn sie andernfalls
innerhalb der ndchsten T' Zeiteinheiten eine Fehlseitenbedingung erzeugen wiirde; beim

VMINPP1-Verfahren haben aufeinanderfolgende Fehlseitenbedingungen somit einen
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Mindestabstand von T' Zeiteinheiten.

Objektiv aber auch aufgrund der obigen Definition ist das Verfahren nur sinnvoll fiir
T < T, wobei T der Zeitparameter des zugrunde liegenden VMIN-Verfahrens ist.
T' > T kann aber zugelassen werden, wenn eine ordnungsgeméBe Behandlung der dann

maglichen Sonderfélle sichergestellt ist:

(a) Durch Prepaging geladene Seiten kdnnen zwischen Ladezeitpunkt und Zeitpunkt
der Programmreferenz lénger als T Zeiteinheiten unreferiert im Arbeitsspeicher

sein.

(b) In dem durch Prepaging abgedeckten Intervall kann beim zugrundeliegenden

VMIN-Verfahren dieselbe Seite mehr als einen Page Fault verursachen.

Im gleichen Sinne, wie das VMIN-Verfahren kostenoptimal ist, da es an den
Entscheidungspunkten fiir jede Seite die jeweils kostengiinstigere Alternative wihlt, ist

auch das VMINPP1-Verfahren optimal.

Satz 3.9 Das VMINPP1-Verfahren verhilt sich bei vorgegebenem VMIN(T) beziiglich

des Verfahrensparameters T' nicht requlér.

Beweis: (a)  Das Verfahren erfiillt die Reqularititsbedingung (2.5.3), d.h. es

gilt:
T« T = FSR (T") < FSR(T")

Das VMINPP1-Verfahren teilt durch seine Page Faults die
Referenzkette in Abschnitte der Linge > T', wobei der erste Page
Fault nach tk + T' (vgl. Bild 3.4) das zum Zeitpunkt tk beginnende
Intervall abschlieBt. Ist nun T' £ T, so ist klar, daB Intervallend-
punkte beim Parameterwert T' niemals vor Intervallendpunkten mit

gleichem Index des Parameterwertes T' liegen kdnnen.
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=== VMINPP1(T") erzeugt héchstens so viele Page Faults wie
VMINPP1(T"),

(b) Das Verfahren VMINPP1 erfiillt nicht die Parameter-Reqularitits-

bedingung (2.5.4) und nicht die Speicher-Regularitétsbedingung
(2.5.2).
Dazu werde das in Bild 3.5 gegebene Beispiel betrachtet. Die Grie
von T im Verhéltnis zu T'= 7und T' = 11 spielt keine Rolle, da in
dem gegebenen Beispiel keine Seite nach der letzten Referenz in
direkter Folge erneut referert wird.

Aus diesem Beispiel ergibt sich
m(T'=7) = 32 und M(T'=11) = 22,

d. h. Anomalie im Sinne der Bedingung (2.5.4),

und
- 35y _ 3
FSR(m_Z_O')'fﬁ und
P 33y _ 2
FSR(m:-Z-ﬁ) =55 0

d. h. Anomalie im Sinne der Bedingung (2.5.2.).

1121314151 6f718l9]1011M]12[13[1)15]16] 1711819 20

w

TiTlrbr a2 2l 20 210 310 41 51 61 61 61 61 61 6

St(VMIN)

Q111111 11111@121 21 2101 @111 61 61 61 61 6

T'=7

61 61 61 6
1111 21 21 21 3] 41 5|@| ¢
secmanee) [(D 1] 1| 1 G;-) 22l 2b 3l
L4l 4] 415
I {sisisis

Sevminer) | (D

T'=11

-
-
-
-2
-
-
~N
~N
~n
~N

2|l 2| 2|2|22]2

?
5
6

Bild 3.5
B;isp?el fuer anomales Verhalten des VMINPP1 - Verfahrens
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Da bei Prepaging Ladezeitpunkt und Zeitpunkt der ersten Referenz auf eine Seite nach
dem Laden auseinanderfallen, muB die Bedeutung des Zeitparameters T neu iiberdacht

werden (vgl. Bild 3.6).

o T —3)
|
: T —
! ! ! ! >
' ' ) virt.
t, t ot 4T L Zeit
=x r =X
rtk LY
Bild 3.6

Bedeutung des Zeitparameters T bei Prepaging-Verfahren

Seien t:k und tk+l aufeinanderfolgende Referenzen auf die Seite x und der Abstand
groBer T (d. h. dtk(x) =1 b > T). Beim VMIN-Verfahren wird die Seite x wegen
bl ™ tk > T unmittelbar nach der Referenz zum Zeitpunkt tk aus dem Arbeitsspeicher
entfernt und durch Page Fault zum Zeitpunkt tk+l erneut geladen. Sei nun t Zeitpunkt
einer Fehlseitenbedingung des VMINPP1-Verfahrens, dann wird die Seite X, da sie
wegent ., -t <T im ndchsten T'-Intervall eine Fehlseitenbedingung erzeugen wiirde,
bereits zum Zeitpunkt t durch Prepaging geladen. Damit aber geschieht der niichste

Zugriff (im Sinne des Ladens) auf die Seite x nach dem Zeitpunkt t, bereits zum

Zeitpunkt t und damit wegen t - tk < T nach weniger als T Zeiteinheiten.

Es ist also festzulegen, ob sich das Zeitfenster T nur auf Programmreferenzen oder
auch auf Ladezugriffe beziehen soll. Fiir beide Alternativen gibt es Argumente. Wenn
auch Ladezugriffe gewertet werden, so entsteht ein Widerspruch zum urspriinglichen

Verfahren, da eine Seite ldnger als T Zeiteinheiten unreferiert im Arbeitsspeicher
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verweilen kann (bei Konstellation wie in Bild 3.6 dargestellt wird der Parameterwert T
durch T + T' ersetzt). Fiir diese Auslegung spricht, daB eine Seite - was sonst beim
VMIN-Verfahren nicht auftreten kann - fiir beliebig kurze Zeit aus dem Arbeitsspeicher
entfernt werden kann.

Fir die Beibehaltung der urspriinglichen Bedeutung spricht, daB sich dann kein
Unterschied in der Logik der FenstergriBe gegeniiber dem VMIN-Verfahren ergibt und

die Gesamtzahl der Sekundarspeicherzugriffe sich ja nicht &ndert.

Bei den Simulationen wurden beide Alternativen durchgefiihrt, wobei sich erwartungs-
gemaB bei Berilicksichtigung der Ladezeitpunkte eine Reduktion der Ladevorgénge und
Fehlseitenbedingungen bei gleichzeitiger VergroBerung der mittleren Speicherbelegung

ergab. Fir die Simulationen wurde T' = T gewé&hit.

Es liegt auf der Hand, daB das VMIN-Verfahren, bei dem fiir jede einzelne Seite eine
optimale lokale Entscheidung getroffen wird, global nicht optimal ist.

Bei Verfahren globaler Optimierung konnten zwei Strategien verfolgt werden: zum
einen kdnnte die Kostenfunktion des VMIN-Verfahrens global minimiert werden, zum
andern kénnte die Anzahl der Page Faults minimiert werden, ohne daB die durch das
VMIN-Verfahren vorgegebenen Kosten iiberschritten werden. In beiden Fllen ergeben
sich so aufwendige Optimierungsaufgaben, daB eine praktische Verwertbarkeit, und sei

es auch nur als Referenzverfahren, ausgeschlossen ist.

3.2.2.3 Das VMINPP2 - Verfahren

Auf der Basis des VMIN-Verfahrens l#8t sich ein zweites Prepaging Verfahren

definieren, VMINPP2 genannt, das in seiner Motivation dem PFF - Verfahren

nahesteht.

Ist es zum einen erkldrtes Ziel aller Seitenaustauschverfahren, genau die zu einer

Programmphase gehérende Lokalitét im Arbeitsspeicher zu halten, so ist es sicher auch
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sinnvoll zu versuchen, die zu einer Lokalitat gehérenden Seiten auf einmal zu laden und
erst dann die Ausfiihrung des Programms fortzusetzen.

Unterstellt man nun wiederum ein Phasen-/Ubergangsmodell des Programmverhaltens,
so sind Hiufungen von Fehlseitenbedingungen (d. h. kurze Abstédnde aufeinander
folgender Fehlseitenbedingungen) ein Zeichen fur den Aufbau einer neuen L.okalitat.
Aufgrund dieser Uberlegungen wird das VMINPP2-Verfahren wie folgt definiert (vgl.

Bild 3.7):
St(VMINPPZ, T = St-l (VMINPP2, T") + Xt - Yt
mit

p, falls r, € i1

Xt =

t+io t‘.+i0

Lt n st-l = Kt sonst
Yt = Yt(VMIN)

mit io = max (iltk+l -t < T), wenn t = t ist, wobei t, den Zeitpunkt

der k-ten Fehlseitenbedingung des zugrunde liegenden VMIN-Verfahrens

bezeichnet.
O Fault VMIN
@ Fault VMINPP2 + VMIN
p—— T' > — T'—
] l 1 ]
I — T { '
1 T T
t } } ¢ r —P
k k+1 K+2 tee3 teestT' Tiag Zeit
o O O @) o
Bild 3.7
Das VMINPPZ2 - Verfahren




103

Das VMINPP2-Verfahren verhindert durch Prepaging also solche Fehlseitenbedingungen
des VMIN-Verfahrens, deren zeitlicher Abstand voneinander einen vorgegebenen
Grenzwert T' nicht lberschreitet. Somit garantiert auch das VMINPP2-Verfahren einen
zeitlichen Mindestabstand aufeinanderfolgender Fehlseitenbedingungen. Anders als
beim VMINPP1-Verfahren ist dem durch Prepaging iberdeckten Zeitabschnitt der
Referenzkette keine obere Schranke gesetzt; durch eine Bedingung én T' kann nicht
sichergestellt werden, daB das durch Prepaging iiberdeckte Intervall die GroBe des
VMIN-Parameters T nicht Gbersteigt. Dies kann jedoch nur bei unsachgemé&Ber Wahl

des Parameters T' oder auch des Parameters T des VMIN-Verfahrens geschehen.

Wie auch beim VMINPP1-Verfahren entstehen 2 Varianten dieses Verfahrens dadurch,
daB beim Zeitparameter T des VMIN-Verfahrens einmal Ladezugriffe (beim Prepaging)

berlicksichtigt werden und einmal nicht.

Satz 3,10 Bei festem Parameter T des zugrundeliegenden VMIN-Verfahrens geniigt
das VMINPP2-Verfahren beziiglich des Parameters T' einer EinschluBbe-

dingung und verhalt sich deshalb requlér.

Beweis: Da das VMINPP2-Verfahren Page Faults des VMIN-Verfahrens vermeidet,

indem die Fault erzeugenden Seiten bereits vorher durch Prepaging

geladen werden, gilt

{FS(vMINPP2)} = { FS(VMIN)} fir beliebige Parameter T' des
VMINPP2-Verfahrens.

Ist nun t, Zeitpunkt eines gemeinsamen Page Faults, so gilt

k

S.- (VMINPP2) = S,- (VMIN)
Y t

(t; heiBt: bevor die Aktionen zum Zeitpunkt t,

durchgefiihrt sind).

Sei nun t, Zeitpunkt eines gemeinsamen Page Faults von VMINPP2(T") und

k
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VMINPP2(T') und damit auch von VMIN, dann gilt

S.-(VMIN) = S,-(VMINPP2, T") = S_-(VMINPP2, T").
tk tk tk

Die das Prepaging begrenzende Bedingung ist

t T (3.2.20)

ki~ Tkwiel T
bzw.

s~ Yol 7 T (3.2.21)

wobei wegen T' £ T'(3.2.20) immer erfiillt ist, wenn (3.2.21) qilt.

==> VMINPP2(T") ladt zum Zeitpunkt t, nicht weniger Seiten durch

Prepaging als VMINPP2(T").

= St (VMINPP2, T") < St (VMINPP2, T") (3.2.22).
k k

Da das VMINPP2-Verfahren Seiten unabhangig vom Parameterwert genau
zu den Zeitpunkten des zugrundeliegenden VMIN-Verfahrens entfernt,
bleibt (3.2.22) giiltig bis eine Page Fault Bedingung eintritt, was wegen
(3.2.22) entweder wiederum eine gemeinsame F ehlseitenbedingung ist oder

nur eine Fehlseitenbedingung von VMINPP2(T") ist.

Ist nun t,.i Page Fault Zeitpunkt des Verfahrens VMINPP2(T") alleine, so
wird ein Prepaging-Schritt fir VMINPP2(T') durchgefiihrt. Da jedoch aus
der Glltigkeit von (3.2.21) die Giiltigkeit von (3.2.20) folgt, kann dieser

Schritt nicht iber einen Page Fault Zeitpunkt von VMINPP2 (T")
hinausgehen (vgl. Bild 3.8).

== VMINPP2(T') 1&dt zum Zeitpunkt t,,j nur solche Seiten in den

Arbeitsspeicher, die VMINPP2(T") bereits zum Zeitpunt t, geladen
hat.
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== S VMINPP2, T) ¢ 5 (VMINPP2, T) fiir t = t, ... berj ?

falls tk+j der ndchste Zeitpunkt einer gemeinsamen Fehlseitenbe-

dingung nach tk ist.
= St(VMINPPZ, T ¢ St(VMINPPZ, T, falls T' = T jst.

q.e.d.

QO Fautt VMIN

@© Fault VMIN+VMINPP2(T')

St (T')=St __1(-1_-‘)"‘
k k =
—l @ Fault VMIN+ VMINPP2(T') + VMINPP2(T')

¢
PZ% (M ~—— e e e e e e e e m e e —— ——————
tia7 —:
N @) -m e e e |
i'k+6 —! {
|
r,  (Y—-=———— — — e e e 1
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r | : |
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Bitd 3.8

Einschlusseigenschaft beim VMINPP2 - Verfahren
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3.3. Nichtoptimale Prepaging Verfahren

3.3.1 Motivation - Allgemeines

Seit es Systeme mit seitenorientierten virtuellen Speichern gibt, existiert das Problem,
die Anzahl der Fehlseitenbedingungen gegen die GroBe des im Mittel belegten
Arbeitsspeichers auszubalancieren. Haufige Fehlseitenbedingungen erhdhen den
Systemoverhead betrdchtlich und kénnen im Extremfall sogar durch Uberbean-
spruchung des Sekundarspeichers zu 'Thrashing' fiihren; bei einer sehr geringen Anzahl
von Fehlseitenbedingungen ist der vorhandene reale Arbeitsspeicher undkonomisch

eingesetzt.

Bei Betrachtung der Fehlseitenrate in Abh#ngigkeit der ArbeitsspeichergriBe ist
festzustellen, daB unterhalb einer kritischen ArbeitsspeichergriBe die Fehlseitenrate
exponentiell ansteigt, wobei auch die optimalen Verfahren nicht ausgenommen sind. Da
dieser kritische Punkt nicht fest ist, sondern programm- und verfahrensabhingig
schwankt und nicht im voraus bekannt ist, muB geniigend realer Arbeitsspeicher
verflgbar sein, damit das System mit einiger Sicherheit im Bereich akzeptabler

Fehlseitenraten arbeitet; als Richtwert gilt % bis % der virtuellen Programmgrdge.

Will man die Fehlseitenrate bei gegebener ArbeitsspeichergrgBe verringern, so gibt es
mehrere Ansatzpunkte. Der erste und - wie schon mehrfach erwihnt - derjenige mit
dem grdBten Verbesserungspotential ist die Verbesserung der Programmlokalitat.

Die Programmierer sind hierbei zumindest insofern angesprochen, als sie keinen
negativen EinfluB nehmen sollten. Logisch ist der virtuelle Speicher dem realen
Speicher dquivalent, vom Zeitverhalten wihrend einer Programmausfiihrung her ist er
es jedoch nicht; deshalb sind beim Programmieren gewisse Grundprinzipien, die von
MORRISSON /M 4/ bereits 1973 zusammengestellt wurden, zu beachten, um eine gute

Performance nicht nur des eigenen Programms, sondern des ganzen Systems sicher-
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zustellen. Viel mehr als die Beachtung gewisser Grundprinzipien kann von einem
normalen Anwendungsprogrammierer nicht erwartet werden, da er i.a. weder die
Interna des Betriebssystems noch die Vorgehensweise des Compilers oder Linkers im

einzelnen kennt.

So bleibt an herkdmmlichen Methoden zur Verbesserung der Lokalitat (oder besser des
Verhaltnisses Fehlseitenrate/ArbeitsspeichergréBe) abgesehen von gewissen Mdglich-

keiten beim Ubersetzungs- und Linkvorgang die Programmrestrukturierung.

Bereits mehrfach erwdhnt wurde die Restrukturierung, um die Lokalitdt von
Programmen zu verbessern /H 2, F 3/.

Bei guten Erfolgen sind als Nachteil der hohe Aufwand und die Programmabhangigkeit
zu nennen (programmabhingig insofern, als die Restrukturierung fiir jedes Programm
separat durchgefiihrt werden muB und bereits kleine Programménderungen den Erfolg
in Frage stellen kdnnen). Weitergehend hat FERRARI /F2,F 4, F 5/ Programme
restrukturiert nicht mit dem Ziel der Verbesserung der Lokalitdt, sondern mit dem
Ziel, das Programmverhalten an eine bestimmte Strategie eines Seitenaustauschver-
fahrens bzw. an ein bestimmtes Modell des Programmverhaltens anzupassen. Der
Erfolg ist im allgemeinen besser als bei der vorgenannten Methode, der Aufwand ist
jedoch insofern  gréBer, als fir jede  Strategie bzw. fir jedes
Programmverhaltensmodell ein spezielles Restrukturierungsverfahren entwickelt
werden muB, woraus iiberdies eine Systemabhingigkeit entsteht. Der daraus mdglicher-
weise entstehende Nachteil ist nicht, daB Programme oder wenigstens der
Restrukturierungsgewinn nicht portabel ist, weil auf der Ebene, auf der Restruk-
turierung stattfindet, Portabilitit i. a. ohnedies nicht gegeben ist, sondern daB der
betriebene Aufwand wertlos werden kann, wenn das Seitenaustauschverfahren gedndert
wird, was im Laufe der Entwicklung eines Betriebssystems keine Seltenheit ist.

In gewisser Weise kann es auch als Nachteil aller Restrukturierungsverfahren gewertet

werden, daB sie wegen des Aufwandes bevorzugt bei solchen Programmen zur
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Anwendung kommen kénnten, die von hochqualifizierten Leuten geschrieben werden,
von denen man annehmen muB, daB sie beim Aufbau ihrer Programme auch
Performance-Gesichtspunkte zu beriicksichtigen in der Lage sind,und daB insgesamt

der Anwendungsbereich beschrénkt ist.

Was nach wie vor fehlt, ist ein Verfahren, das als permanent aktive Betriebssystem-
funktion Verhaltsweisen aktiver Programme erkennt und protokolliert und noch
wiahrend der Programmausfiihrung verwertet.

Ein prinzipieller Ansatz dazu wiare die Definition eines adaptiven Seitenaustauschver-
fahrens, das durch solche Informationen gesteuert werden konnte; ein - allerdings
wenig erfolgreicher - Versuch in dieser Richtung ist das von THORINGTON und IRWIN
vorgeschlagene adaptive Verfahren SIM /T 1/.

Eine zweite Mdglichkeit, solche Informationen zu nutzen, ist Prepaging.

Im folgenden wird eine Methode vorgeschlagen, bei der versucht wird, Charakteristika
der Seitenreferenzmuster  zu erfassen und nachfolgend durch entsprechendes
Prepaging zu verwerten. Da das Verfahren permanent aktiv sein soll, darf es nur wenig
Overhead erzeugen und muB8 mit herkdmmlichen Mitteln zu implementieren sein. Es
kann bereits an dieser Stelle festgestellt werden, daB dieses Verfahren - wie
grundsdtzlich alle Prepaging Verfahren - nicht in der Lage ist, die Belastung des

Sekundérspeichers zu verkleinern, wohl aber potentiell in der Lage ist, die Fehlseiten-

rate zu reduzieren.

Ein solches Verfahren kann nur als Zusatz zu einem Demand Paging Verfahren
realisiert werden, da unter Umstdnden keine fiir ein Prepaging Verfahren verwertbare
Informationen vorliegen (dies gilt grundsétzlich am Anfang eines erstmalig laufenden
Programms) und deshalb nur Demand Paging miglich ist. Um in einfacher Weise
wahlweise Prepaging oder Demand Paging betreiben zu kénnen, muB ein Prepaging
Verfahren so definiert sein, daB sich Demand Paging als Grenzfall ergibt; dies ist dann

der Fall, wenn nur zum Zeitpunkt einer Fehlseitenbedingung das Laden von Seiten
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initialisiert werden kann, wobei grundsitzlich die die Fehlseitenbedingung verursachen-
de Seite zu laden ist, dariiber hinaus aber in Abhisngigkeit vom Vorliegen von im Sinne
des Verfahrens verwertbaren Informationen das Laden einer variablen Anzahl weiterer

Seiten initialisiert werden kann,und das unterbrochene Programm erst fortgesetzt

werden darf, wenn alle Seiten geladen sind. Eine solche Vorgehensweise wird als

Demand Prepaging bezeichnet.

3.3.2 Das Folgeseiten - Verfahren
3.3.2.1 Grundsétzliches

Wie bereits ausgefiihrt kann aufgrund der gegebenen Randbedingungen nur ein sehr
unaufwendiges Verfahren zur Informationssammlung und -verwertung in Frage kom-
men. Vorgeschlagen wird eine Verkettung der sukzessive Fehlseitenbedingungen
erzeugenden Seiten; dies ist der Grundgedanke, fir den es verschiedene Mdglichkeiten
der Realisierung gibt, insbesondere auch verschiedene Varianten fiir eine dynamische

Uberpriifung und Korrektur der bereits vorhandenen Informationen.

An zusdtzlichem Aufwand erforderlich ist Speicherplatz fiir den Verkettungsvektor,
der die Linge n hat, ein Zeiger, der diejenige Seite indentifiziert, die die letzte
zuriickliegende Fehlseitenbedingung erzeugt hat, und ein Zeitgeber, der nach irgend-

einem Kriterium (hier sind mehrere Modelle denkbar) den Verkettungsvorgang abbricht.

Die Motivation fiir eine solche Vorgehensweise basiert auf dem inzwischen weitgehend
akzeptierten Phasen-/Ubergangsmodell des Programmverhaltens, wonach an den
Phaseniibergingen die Seiten der neuen Lokalitdt durch sukzessive Fehlseiten-
bedingungen geladen werden. Es ist wiinschenswert, eine einmal erkannte Lokalitt,
sobald sie wieder auftritt, als ganzes oder zumindest in gréBeren Abschnitten zu laden.
Der Verkettungsalgorithmus kann im Sinne dieser Uberlegungen wirksam werden: Er
kann Seiten, die sukzessive Fehlseitenbedingungen erzeugen, verketten (d. h. logisch

verbinden) und diese Information kann dazu benutzt werden, um bei der Annahme, daB
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eine so verkettete Lokalitit wieder benétigt wird - Anzeichen dafiir ist, z. B. eine
durch eine zur Verkettung gehdrende Seite hervorgerufene Fehlseitenbedingung -, eine
oder mehrere Folgeseiten (= nachfolgende Seiten in der Verkettung; daher der Name
'F olgeseiten'-Verfahren) durch Prepaging zu laden.

Im einfachsten Fall des Verfahrens ist durch die L#nge einer Verkettung (diese kann
zwischen 0 und n - 1 betragen) automatisch festgelegt, ob und in welchem Umfang

Prepaging betrieben werden kann.

Ein auf dem Verkettungsprinzip aufbauendes Verfahren kann nur dann wirksam werden,
wenn Lokalitdten widhrend der Programmausfiihrung wiederholt auftreten. Bei
Programmen, die nur in geringem Umfang solches Verhalten zeigen (dazu gehéren
Compiler, Optimizer u. &.), wird man von vornherein kaum Erfolg erwarten kénnen.
Nun sind solche Programme in einer wissenschaftlich-technischen Umgebung zwar
zahlenm#dBig dominant, was den Gesamtverbrauch der Resourcen angeht jedoch von
vergleichsweise geringer Bedeutung. Man kann Erfolge also nur bei Programmen mit
einem gewissen MaB an Rekursivitédt auf einer htheren Lokalitéitsebene erwarten. Die
mdglichen Erfolge sind jedoch aus Aufwandsgriinden nicht leicht nachzuweisen. Die
Erzeugung von Referenzketten durch Simulation des Programmablaufs und in noch weit
starkerem MaBe die Simulation der Seitenaustauschverfahren sind so aufwendig, da8
man grundsédtzlich auf wenige Sekunden realer Programmlaufzeit beschrinkt bleibt.
Das zur Verfiigung stehende System IBM/370 - 168 leistet ca. 3 MIPS, so daB pro
Sekunde Programmlaufzeit ca. 4 - 5 Mio. Referenzen generiert werden. Auf jeden Fall
miiBte bei in obigem Sinne rekursiven Programmen eine verldngerte Simulationszeit (d.

h. eine Verlangerung der Referenzkette) zu einer relativen Verbesserung der
Ergebnisse fiihren.

Bei einer vertieften Diskussion des Verkettungsprinzips findet man, daB das Hauptpro-

blem darin besteht, daB Programmlokalitéten i.a. keineswegs seitenweise disjunkt sind,

so daB iiber eine ldngere Laufzeit eindeutige Verkettungen kaum mdgglich sind. Der
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Fall, daB mehrere verschiedene Seiten die gleiche Folgeseite haben, bereitet keine
Schwierigkeiten, da die Informationen nur in Verkettungsrichtung bendtigt werden und
eine umkehrbar eindeutige Verkettung deshalb nicht erforderlich ist. Anders ist es,
wenn eine Seite mehrere mogliche Folgeseiten hat. Konkrete Madglichkeiten der
Vorgehensweise in einem solchen Fall werden im nachfolgenden Kapitel behandelt; es
kann jedoch grundsédtzlich - da Demand Paging als Grenzfall enthalten ist - auf
Prepaging verzichtet werden und somit die ndchste zu ladende Seite auf Demand Basis

ermittelt werden.

Bei der Betrachtung der mdglichen Ursachen fiir die oben beschriebenen Mehrdeutig-

keiten ergeben sich zwei Alternativen:

(1) Mehrere verschiedene Programmteile kdnnen aufgrund der Programmlogik

den gleichen Programmteil als Vorlédufer haben.

2) Die nachfolgenden Programmteile haben logisch verschiedene Vorgénger,

die nur zufillig auf der gleichen physikalischen Seite untergebracht sind.

Fiir die in (2) angesprochenen Fille kann man davon ausgehen, da@ ihre Haufigkeit
durch Verkleinerung der SeitengréBe reduziert werden kann. Da eine Verkleinerung der
SeitengroBe jedoch vielfsltige Konsequenzen hat, diirfte es schwierig sein, diesen
Effekt isoliert nachzuweisen.

Im Fall (1) gibt es kaum L&sungsmdglichkeiten. Zwar wére es denkbar den negativen
Effekt durch VergriBerung des Verkettungsintervalls zu vermeiden, weil nach
MADISON und BATSON /M 1/ die Programmphasen hoherer Stufen dazu tendieren,
beziiglich ihrer Seiten disjunkt zu sein; dies kann jedoch nicht ohne weiteres als reale
Lésungsmoglichkeit akzeptiert werden, weil dadurch die durch Prepaging iiberdeckten

Zeitintervalle sehr gro werden, was zum einen zu einer erheblichen VergriBerung des

bei nichtoptimalen Verfahren stets vorhandenen Prepaging Risikos fiihrt, zum anderen

aber auch einen starken Anstieg bei der Belegung realen Arbeitsspeichers zur Folge

hat.
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3.3.2.2 Erstellung und Uberpriifung der Verkettungsinformation

Bei der Erstellung, Uberpriifung und Korrektur der Verkettung sind verschiedene
Vorgehensweisen moglich.

Es wird ein verniinftig erscheinendes dynamisches Verfahren vorgestellt und begriindet,
das - mit gewissen verfahrensbedingten Modifikationen - bei allen Simulationen zur
Anwendung kommt. Im AnschluB daran werden zwei stark vereinfachte Verkettungs-
verfahren vorgestellt und die Performance der darauf aufbauenden Folgeseitenver-

fahren an ausgewahlten Beispielen iiberpriift.

Dynamisches Verfahren

Ziel der Verkettung ist es, die zu einer Lokalitdt gehdrenden Seiten zu verketten.
Dazu bedarf es eines Zeitparameters T, der dazu verwendet wird, den Verkettungsvor-
gang an geeigneter Stelle abzubrechen. Dabei wird entsprechend dem Phasen-
/Ubergangsmodell vorausgesetzt, daB die zu einer Lokalitit gehérenden Seiten
innerhalb von T Zeiteinheiten referiert werden und somit auch beim Aufbau der
Lokalitdt innerhalb von T Zeiteinheiten Fehlseitenbedingungen erzeugen, d.h. eine
Seite, die mehr als T Zeiteinheiten nach dem Beginn einer Verkettung Page Fault
verursacht, wird als nicht zur aktuellen Lokalitdt gehrend betrachtet, sondern als
Beginn einer neuen, und somit wird fir die Seite, die den letzten zuriickliegenden Page
Fault verursacht hat, keine Folgeseite eingetragen. Es ist bemerkenswert, daB der hier
definierte Zeitparameter T in seiner Bedeutung identisch ist mit dem Parameter des
DWS-Verfahrens, der ja auch genau dasjenige Intervall beschreibt, innerhalb dessen die
zu einer Lokalitdt gehdrenden Seiten referiert werden und umgekehrt, daB innerhalb
dieser Zeit nicht referierte Seiten nicht zur Lokalitit gehéren und deshalb auch nicht
dem Working Set angeh&ren (d. h. aus dem Arbeitsspeicher zu entfernen sind).

Aufgrund der identischen Bedeutung ist der zuniéchst unabhéngige Verkettungsparame-
ter T bei Kombination des Folgeseiten-Verfahrens mit dem DWS-Verfahren stets

groBengleich mit der FenstergriBe dieses Verfahrens zu wihlen, um ein konsistentes



113

Gesamtverfahren zu bekommen.

Der Verkettungsparameter kann aber ahch in der Logik des PFF-Verfahrens betrieben
werden, und wird bei Kombination des Folgeseitenverfahrens mit dem PFF-Verfahren
auch in gleicher Logik und gréBengleich mit dem T-Parameter des PFF-Verfahrens
verwendet. Dabei wird davon auséegangen, daB beim Aufbau einer neuen Lokalitét
Fehlseitenbedingungen mit relativ hoher Frequenz auftreten, fir eine komplett im
Arbeitsspeicher befindliche Lokalitdt eine langere unterbrechungsfreie Laufzeit
kennzeichnend ist, so daB der zeitliche Abstand aufeinander folgender Fehlseitenbe-
dingungen als Kriterium herangezogen werden kann; d. h. ein neues Verkettungsinter-
vall wird begonnen und damit das vorhergehende abgeschlossen, wenn der letzte Page

Fault mehr als T Zeiteinheiten zuriickliegt.

Eine einmal etablierte Verkettung kann nicht als permanent giiltig angesehen werden;
dies bedeutet, daB einmal eingetragene Verkettungen fortwahrend Uberprift und
eventuell korrigiert werden miissen, selbst dann, wenn nicht die bereits erw&hnte
grundsitzliche Schwierigkeit nicht eindeutiger Folgeseiten besteht; ein zweiter Grund
dafiir ist, daB nur die Page Fault verursachenden Seiten verkettet werden, bereits im
Arbeitsspeicher befindliche Seiten der gleichen Lokalitit aber nicht erfaBt werden
kdnnen, so daB der Arbeitsspeicherinhalt zu Beginn einer neuen Lokalitét EinfluB auf
die Verkettung hat. Auch die Verwendung vorhandener Verkettungsinformation durch
Prepaging filhrt - gerade wenn es erfolgreich ist - zu einer Verdnderung der
Fehlseitenfolge, die in diesem Falle jedoch den gewiinschten Verfahrenserfolg anzeigt
und nicht zu einer Korrektur der Verkettungsinformation fiihren sollte, und zwar auch
dann nicht, wenn kein maximales Prepaging betrieben wird, d. h. nicht unbedingt alle
Folgeseiten einer Fault verursachenden Seite geladen werden, wofir es - wie im

nichsten Kapitel begriindet wird - gute Griinde geben kann.

Bei echten programmbedingten Mehrdeutigkeiten in einer Verkettung ist die Vorge-

hensweise wie folgt (Bild 3.9):
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Bild 3.9
Nicht eindeutige Verkettung

Annahme:

Es bestehe eine Verkettung der Seiten Xq bis xi+j . Wenn dann spéter die

Seite x'.

i+1 # Xip1 nach der Seite X Page Fault verursacht, dann wird die

bestehende Verkettung aufgetrennt, indem die F olgeseiteninformation fir
x; geldscht wird. Im weiteren Programmverlauf werden dann die Seiten
x'i+l bis x'm< zu einem neuen Zweig verkettet. Bei einem spéteren
erneuten Laden einer Seite xl(l £ i) durch Page Fault wiirde der Abschnitt
der Verkettung bis x; geladen und dann in Abhéngigkeit davon ob entweder
die Seite X;,1 oder x';, 1 den ndchsten Page Fault verursacht, die Teilkette
Xi1 bis xi+j oder X’i+l bis x‘i+|< geladen; iberdies wird die Fault

verursachende Seite (d. h. xi+l oder x'i+l) wieder mit xi verkettet.
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Allgemeiner werde die Wahrscheinlichkeit, daB nach der Seite i die Seite j
Fehlseitenbedingung verursacht mit qij bezeichnet; wenn qij # 0 fur mehr als ein j bei
festem i qilt, da’nn existiert keine eindeutige Verkettung. Eine Mdglichkeit, in einem
solchen Fall zu einer Verkettung zu kommen, kénnte darin bestehen, eine Eintragung in
Ubereinstimmung mit den bis zu diesem Zeitpunkt gemessenen Ubergangshiufigkeiten
vorzunehmen. Eine solche Lésung wére jedoch vom Aufwand her in dem gestecktem
Rahmen nicht akzeptabel, da einer Reihe von Seiten eine variabel lange Liste von
Ubergangszihlern zugeordnet werden miiBte; sie wére aber auch nicht dem Programm-
verhalten angepaBt, da Programme aufgrund von Lokalitédtseigenschaften zu bestimm-
ten Zeiten ganz bestimmte Wege bevorzugen, so daB das Aufspalten einer Verkettung
und eine anschlieBende Neuverkettung wie vorher beschrieben angemessener

erscheinen.

Beschreibung der Erstellung, Uberpriifung und Korrektur von Verkettungen (vgl. Bild

3.10).

Ausgangspunkt ist ein Page Fault, verursacht durch die Seite mit der Nummer SNR;
PT1, PTS, PTF enthalten Seitennummern, die als Pointer in der nach Seitennummern
geordneten Liste der Verkettungen verwendet werden; PT1 zeigt auf diejenige Seite,

die den letzten zuriickliegenden Page Fault (vor SNR) verursacht hat.

(1) Im einfachsten Fall ist fir die Seite, auf die PT1 zeigt, noch keine Folgeseite
eingetragen; in diesem Fall wird die Seite SNR dort (d. h. fir die Seite (PT1))
als Folgeseite eingetragen, falls die Verkettungszeit nicht liberschritten ist, d. h.

seit Beginn der Verkettung nicht mehr als eine vorgegebene Anzahl von

Zeiteinheiten vergangen ist.

(2) Aufwendiger ist die Prozedur, wenn fiir die durch PT1 markierte Seite bereits

eine Folgeseite eingetragen ist. In diesem Falle muB die von dieser Seite

ausgehende Verkettung durchlaufen werden, bis eine von drei moglichen
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Bild 3.10

Flussdiagramm der Erstellung, Ueberpruefung und
~Korrektur von Verkettungen
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Bedingungen auftritt:

(a) Eine der zur Verkettung gehdrenden Seiten befindet sich nicht im
Arbeitsspeicher.
Falls dies die Seite SNR ist, ist die bestehende Verkettung in Ordnung,
andernfalls wird die bestehende Verkettung an dieser Stelle aufgebrochen

durch Ldschen der bestehenden Eintragung.

(b) Eine zur Verkettung gehdrende im Arbeitsspeicher befindliche Seite wurde
seit dem letzten Page Fault nicht mehr referiert; in diesem Falle wird die

bestehende Verkettung ebenfalls an dieser Stelle unterbrochen.

(c) Bis zum derzeitigen Ende der Verkettung sind weder Fall (a) noch Fall (b)
aufgetreten. In diesem Falle wird die bestehende Verkettung Uber das
bisherige Ende hinaus um die Seite SNR verléangert, falls die Verkettungs-

zeit nicht abgelaufen ist; die Prozedur verléduft analog zu (1).

Die Art und Weise, wie die fiir die vorgenannten Entscheidungen bengtigten
Informationen vorliegen und abgefragt werden koénnen, ist von der jeweiligen

Ersetzungsstrategie abhingig.

1. Vereinfachtes Verfahren

Bei diesem Verfahren entfillt die Uberpriifung bereits vorhandener Verkettungen; es
wird jeweils ohne Uberpriifung bereits bestehender Verkettungen jeweils die aktuelle

Folgeseite eingetragen; die Verkettungen werden wie vorher iiber einen Zeitparameter

beendet (vgl. Bild 3.11).

2. Vereinfachtes Verfahren

Hierbei entfallt neben der Uberpriifung der bereits vorhandenen Verkettungen auch
noch die zeitgesteuerte Beendigung der Verkettungen und damit der Zeitgeber.

Notwendig fiir ein auf der Basis einer solchen Verkettung arbeitendes Prepaging
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Verfahren ist eine verfahrensseitige Beschrankung des Prepaging.

Fault durch Seite SNR

'
< Verkettungszeit ueber- \

schritten?

'

Folgeseite(KPT1>):=0 Folgeseite(<PT1>):=SNR

Seite SNR laden

Bild 3.11
Flussdiagramm der Erstellung und Korrektur von Ver-
kettungen nach dem ersten vereinfachten Verfahren

3.3.2.3 Nutzung der Verkettungsinformation

Der Grundgedanke besteht darin, die in Form von Verkettungen vorliegende Informa-
tion durch Prepaging zu nutzen.

Grundsétzlich wird die Verkettungsinformation bei allen Verfahren in gleicher Weise
genutzt; einige Vorgédnge - insbesondere die Behandlung durch Prepaging geladener
bzw. bereits im Arbeitsspeicher befindlicher Seiten einer Verkettung durch den
Replacement Algorithmus - sind verfahrensabhéngig und miissen deshalb fiir jedes
Verfahren separat beschrieben werden.

Im folgenden werden einige verfahrensunabhiéngige Problemstellungen bei der Nutzung

der Verkettungsinformation diskutiert und die L&sungen dafiir begriindet.
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Hier ist zunachst die Frage einer zusidtzlichen Kontrolle der Maximalzahl der durch
Prepaging ladbaren Seiten. Eine natiirliche Begrenzung ergibt sich aus der L&nge einer
Verkettung; es wurde aber bereits darauf hingewiesen, daB3 eine steuerbare und evtl.
scharfere Begrenzung der Zahl der durch Prepaging ladbaren Seiten sinnvoll sein kann,

und dies soll im folgenden begriindet werde.

Sei i0 il i2 il (1 £ n) eine Verkettung von Seitennummern.

Die Wahrscheinlichkeit dafiir, daB die Seite i, nach der Seite ij Page F ault verursacht,

k

sei Q;; 3 die Wahrscheinlichkeiten der obigen Verkettung sind Q.29 i 2 G

'k ol1’ i -1t

1

Fir alle Wahrscheinlichkeiten gilt 0 < q; = 1, wobei 0 bei einer existierenden
jk
Verkettung nicht auftreten kann, wahrend fir qij = 1 eine eindeutige Zuordnung zy
ik
einer bestimmten Lokalitdt notwendig ist; i. a. gilt qij < 1, wobei es - lokales
i’k
Programmverhalten vorausgesetzt - stark bevorzugte Uberginge gibt.

Die Wahrscheinlichkeit, daB die obige Verkettung als Ganzes auftritt bzw. erneut

auftritt, ist
1

Q. . .= 77'q
loll ves ll k'—'l

hep b’

nimmt also wegen qjk < 1 mit der Linge der Verkettung ab. Somit ist es klar, daB es
sinnvoll sein kann, das AusmaB, mit dem Prepaging betrieben wird, zu begrenzen, um
das Risiko, nicht bendtigte Seiten zu laden, klein zu halten. Konkret wird dies durch
Vorgabe eines Parameters PREPLIM realisiert, der die maximale Anzahl der pro Fault
ladbaren Seiten angibt. Es zeigt sich bei den Messungen, daB bei unstrukturierten
Programmen, die, wie bereits vorher dargelegt, chnedies nur bescheidene Ergebnisse

erwarten lassen, auch die Gefahr des Ladens nicht bendtigter Seiten am grdBten und

damit die Begrenzung dieses Risikos durch Vorgabe kleiner Werte fiir PREPLIM am

dringendsten ist.
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Ein weiterer wichtiger Bestandteil aller Verfahren ist die Schleifenkontrolle. Es ist
grundsétzlich nicht auszuschlieBen, daB Seiten zu einer geschlossenen Schleife
verkettet werden kénnen. Dies kann ausgeschlossen werden bei bestimmten Verfahren,
wenn der Zeitparameter der Verkettung und der Parameter des Ersetzungsverfahrens
aufeinander abgestimmt sind, z. B. beim DWS-Verfahren, wenn die Verkettungszeit in
gleicher Logik betrieben und zahlenmiBig kleiner oder gleich der FenstergriBe des

DWS-Verfahrens ist.

Da Schleifenbildung sehr selten auftritt, ist es nicht notwendig, eine L&sung zu
implementieren, die ein sofortiges Erkennen einer Schleife gestattet; eine solche
Losung wire aufwendig, da bei jeder neuen Folgeseite zu priifen wire, ob sie von allen
vorhergehenden Seiten der Verkettung verschieden ist. Es geniigt eine Kontrolle durch
Uberwachung der Maximallédnge eine Verkettung, die durch die Anzahl der Programm-
seiten (n) gegeben ist. Da bis zum Erkennen einer Schleife nach diesem Kriterium diese
bereits mehrfach durchlaufen worden sein kann, ist das Programm so anzulegen, daB

mehrfaches Auftreten gleicher Seiten in einer Verkettung keinen Schaden anrichtet.

3.3.2.4 Zusatzinformation der Simulation

Bei der Simulation der Prepaging-Verfahren werden einige GréBen mitgefiihrt, die fir
die Durchfiihrung der Verfahren nicht notwendig sind, die aber geeignet sind, die sich
abspielenden Vorgénge zu erhellen.

Es werden ermittelt und ausgegeben

(1)  fir einen Simulationslauf:

(a) die Anzahl der abgeschlossenen Lokalitéten,

(b) die Anzahl der durch Prepaging geladenen Seiten, die unreferiert wieder

aus dem Arbeitsspeicher entfernt wurden,

(2) Fir jeden Page Fault:

(a)  die Gesamtldnge der mit der Fault verursachenden Seite beginnenden
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Verkettung,
(b) welche und wieviele Seiten dieser Verkettung geladen wurden,
(c) wieviele Seiten der Verkettung sich am Ende des Ladevorganges im

Arbeitsspeicher befanden.

Mit Hilfe dieser Informationen kénnen die Vorgéinge sehr detailliert rekonstrukturiert
werden. Die unter (1 b) genannte Anzahl der unreferiert aus dem Arbeitsspeicher
entfernten Seiten, ist ein MaB fiir die Qualitét des Prepaging Verfahrens, denn dies sind
genau die unndtigerweise geladenen Seiten. Diese Zahl ist jedoch im Zusammenhang
mit dem Verfahrensgewinn (GréBe der Reduktion der Fehlseitenrate) und dem
eingegangenen Verfahrensrisiko , das iiber die Vorgabe von PREPLIM steuerbar ist, zu

sehen.

3.3.2.5 Spezielle Verfahren

Bei allen Verfahren wurde eine der bekannten Ersetzungsstrategien mit einer
Prepaging Ladestrategie auf der Basis des Folgeseitenalgorithmus kombiniert. Hierbei
wurde grundsédtzlich versucht, das urspriingliche Verfahren in seiner Substanz so wenig
wie mdglich zu verédndern; dies fiihrt bezliglich der Nutzung der Verkettungsinforma-

tion zu einer Adaption an das Basisverfahren, die nachfolgend beschrieben und

begriindet wird.

(@) LRU

Das LRU-Verfahren ist ein Verfahren fester ArbeitsspeichergriBe, fir das eine
Prioritdtsliste existiert, in der die Seiten nach der Dauer ihres unreferierten
Aufenthalts im Arbeitsspeicher geordnet sind. Zundchst stellt sich die Frage, ob durch
Prepaging zu ladende Seiten zus#tzlich zur vorgegebenen SpeichergrBe m geladen
werden sollen oder ob das Prepaging innerhalb der vorgegebenen Speichergrde vor sich

gehen soll. Wenn die vorzeitig geladenen Seiten zusétzlich geladen wiirden, ginge ein
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wesentliches Merkmal des LRU-Verfahrens verloren: es entstdnde dann ndmlich ein
Verfahren variabler Arbeitsspeichergrife. Zusitzlich wiirde auch der Performance-
Vergleich zwischen dem Basisverfahren und dem Prepaging Verfahren erschwert, da
man korrekterweise das Prepaging Verfahren mit einem Basisverfahren vergleichen
miBte, dessen feste ArbeitsspeichergréBe gleich der mittleren ArbeitsspeichergroBe
des variablen Verfahrens ist. Auch aus praktischen Griinden scheint es nicht sinnvoll zu
sein, den Mehraufwand, den die Implementation eines grdBenvariablen Verfahrens
systemseitig erfordert, hinzunehmen fiir ein Verfahren, das in seiner Grundsubstanz ein
Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe und deshalb wohl nicht geeignet ist, den
Mehraufwand optimal zu nutzen. Es wird deshalb Prepaging innerhalb der vorgegebenen

ArbeitsspeichergroBe m betrieben.

Eine zweite Frage ist, welche Position im Stack und damit in der Priorit&tsliste die
durch Prepaging geladenen oder die bereits im Arbeitsspeicher befindlichen Seiten

einer Verkettung haben sollen.

Unbestritten - und typisches Charakteristikum eines Stack - ist, daB die zuletzt
referierte Seite - und das ist zu einem Ladezeitpunkt stets die Fault verursachende
Seite - die oberste Stack-Position einnehmen muB. Da es sich um ein Verfahren fester
ArbeitsspeichergréBe handelt, muB nach der Aufbauphase auch fiir jede Seite, die
vorzeitig geladen werden soll, eine Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden;
dabei miissen jedoch Seiten der gleichen Verkettung, die sich zufillig bereits im
Arbeitsspeicher befinden, ausgenommen werden.

Da es beziiglich der Verkettung unerheblich ist, ob eine Seite einer Verkettung sich
bereits im Arbeitsspeicher befindet oder durch Prepaging geladen werden muB, ist es
sinnvoll, alle Seiten einer Verkettung beziiglich ihrer Positionierung im Stack gleich zu
behandeln, d. h., nicht zwischen geladenen und bereits im Speicher befindlichen Seiten
zu unterscheiden. Sei die Linge einer Verkettung k (k £ m) einschlieBlich der Fault

verursachenden Seite, dann bieten sich zwei L&sungen an:
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Das Fault verursachende Startelement der Verkettung bekommt - wie bereits erlgutert
- grundsétzlich die oberste Stackposition zugeordnet; die Positionen 2 bis k der

Verkettung werden

(8)  den Stack-Positionen 2 bis k zugeordnet,

(b)  den Stack-Positionen m -k + 2 bis m zugeordnet.

Der signifikante Unterschied der beiden Alternativen liegt in der Behandlung der
Seiten durch den Replacement - Algorithmus bei nachfolgenden F ehlseitenbedingungen;
im Falle (b) sind die Seiten der Verkettung die ersten, die aus dem Arbeitsspeicher
entfernt werden, wohingegen sie im Falle (a) moglichst lange im Arbeitsspeicher
gehalten werden.

Bei der Simulation wurde geméB (a) verfahren, und zwar aus folgenden Griinden:

(1) Wenn die Seiten der Verkettung tatséchlich wie erwartet referiert werden bevor
weitere Fehlseitenbedingungen auftreten, dann unterscheiden sich Fall (a) und (b)
in ihren Auswirkungen nicht, da die referierten Seiten dann in jedem Fall an die
Spitze des Stack riicken und von da an in gleicher Weise dem Alterungsprozef des

LRU-Verfahrens unterliegen.

(2) Wenn die Seiten einer Lokalitdt nicht in gleicher Sequenz referiert werden wie
bei der Erstellung der Verkettung und die Verkettung nicht vollstindig geladen
wurde (z. B. durch Wirksamwerden des Parameters PREPLIM), dann k&nnen
durchaus weitere Fehlseitenbedingungen auftreten, um die durch die Verkettung
moglicherweise nur unvollstindig beschriebene Lokalitat zu vervollsténdigen; im

Falle (b) knnten dabei vorher geladene Seiten dieser L.okalitdt schon wieder aus

dem Arbeitsspeicher entfernt werden.

(3) Wenn eine eindeutige Zuordnung von Seiten zu Lokalitéten besteht, wird i. a. der
unter (1) allenfalls noch der unter (2) beschriebene Sachverhalt zutreffen. Wenn
eine solche eindeutige Zuordnung jedoch nicht gegeben ist, dann besteht die

Madglichkeit, daB Seiten geladen werden, die im Rahmen der gerade aufzubauen-
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den Lokalitdt nicht bentitigt werden. In diesem Falle besteht - wie auch
Messungen bestétigt haben - eine realistische Chance, da von diesen im
Zusammenhang mit der akatuellen Lokalitdt zwar nicht bendtigten Seiten einige
im weiteren Programmverlauf doch noch referiert werden (und damit nicht

unnétig geladen wurden), wenn sie ausreichend lange im Arbeitsspeicher bleiben.

(b) DWS

Das DWS-Verfahren ist ein Verfahren variabler ArbeitsspeichergriBe, das dadurch
gekennzeichnet ist, daB Seiten, die innerhalb der letzten zuriickliegenden T Zeitein-
heiten (virtuell) referiert wurden, zum Working Set gehéren und der Working Set eines
Programms komplett im Arbeitsspeicher sein muB, wenn das Programm sich in
Ausfiihrung befindet. Diese Bedingung ist dominant, so daB das DWS-Verfahren iiber
diese Bedingung in die Klasse der Verfahren mit impliziter Steuerung des Multipro-
gramming-Grades gehort.

Aus diesem Grunde werden beim DWS-Verfahren die duch Prepaging zu ladenden Seiten
zusatzlich zum Working Set, der durch Vorgabe des Zeitparameters T definiert ist,

geladen.

Es soll an dieser Stelle erwdhnt werden, daB Prepaging innerhalb des vorgegebenen
Working Set zu einem interessanten Alternativverfahren fihrt, das sich jedoch stérker
vom Basis-DWS-Verfahren entfernt. Bei einer solchen Vorgehensweise miissen zum
Working Set gehorende Seiten aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden; sinnvoller-
weise werden dafiir solche Seiten gewahlt, die nach dem DWS-Algorithmus als néchste
entfernt worden wiren (d. h. diejenigen, die am langsten nicht mehr referiert worden
sind); dies entspricht einer Verkleinerung von T. Ein solches Prepaging Verfahren fiihrt
also zu einem variablen DWS-Parameter T, wobei der nur zu Prepaging Zeitpunkten
auftretende Effekt dem einer Verkleinerung von T entspricht. Legt man nun wieder das
Phasen-/Ubergangsmodell zugrunde und unterstellt, daB Prepaging vorwiegend beim

Aufbau neuer Lokalitéten an Phaseniibergéngen wirksam wird, dann ist der Effekt einer
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Verkleinerung von T an diesen Stellen sehr erwiinscht, weil er dem bereits mehrfach
erwdhnten kurzfristigen Aufbldhen des Working Set beim DWS-Verfahren entgegen-
wirkt. Diese kurzzeitige Expansion, die zustande kommt, weil an Phaseniibergédngen
Teile beider benachbarten Lokalitdten zum Working Set des DWS-Verfahrens gehéren,
wiirde gemildert, weil die durch Prepaging geladenen Seiten auf Kosten von Seiten der

alten Lokalitdt in den Arbeitsspeicher gelangen.

Dadurch, daB bei dem durchgefiihrten Verfahren die vorzeitig geladenen Seiten
zusétzlich zu dem durch das Originalverfahren definierten Working Set geladen
werden, ergibt sich beim Prepaging Verfahren grundsétzlich eine hohere mittlere
Arbeitsspeicherbelegung fiir den gleichen Wert des DWS-Parameters. Dies braucht bei
Performance-Vergleichen jedoch nicht explizit beriicksichtigt zu werden, da bei den
ublichen Performance-Darstellungen das gewdhlte Performance-Maf iiber der mitt-
leren (bzw. der fest vorgegebenen) ArbeitsspeichergriBe aufgetragen wird.

Die Frage der Behandlung der zu einer Verkettung gehtrenden Seiten 1&8t sich beim

DWS-Verfahren in einer naheliegenden, verfahrenskonformen Weise losen:

(1) Die durch Prepaging geladenen Seiten gelten als zum Ladezeitpunkt (quasi-)refe-
riert und unterliegen von diesem Zeitpunkt an dem iiblichen Alterungsproze und
damit dem Ersetzungsmechanismus des Verfahrens; dies ist sinnvoll, da beim
DWS-Verfahren davon ausgegangen wird, daB eine Seite, die zur aktuellen
Lokalitdt gehrt, innerhalb von T Zeiteinheiten referiert wird.

(2) Es besteht keine logische Differenz zwischen solchen Seiten einer Verkettung,
die durch Prepaging geladen werden und den Seiten, die sich (zufillig) bereits im
Arbeitsspeicher befinden; sie sind deshalb auch beziiglich ihrer Bewertung im
Replacement-Algorithmus gleich zu behandeln, d. h., die bereits im Arbeitsspei-
cher befindlichen Seiten gelten als im gleichen Moment (quasi-)referiert wie die
vorzeitig geladenen Seiten. Dies ist ein Eingriff in das urspriingliche Verfahren,

der zu dem vorgenannten Argument der Gleichbehandlung auch deshalb gerecht-
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fertigt ist, weil es nicht sinnvoll ware, eine Seite, von der erwartet wird, daB sie
in naher Zukunft referiert wird, mdglicherweise unmittelbar vorher zu einem
zufélligen Zeitpunkt aus dem Arbeitsspeicher zu entfernen. Durch diese
Vorgehensweise erhdlt jede sich im Arbeitsspeicher befindliche Seite einer
Verkettung in gleicher Weise fiir ein definiertes Zeitintervall der Lange T die

Chance, referiert zu werden.

(¢) PFF

Das PFF-Verfahren ist wie das DWS-Verfahren ein Verfahren, bei dem der aktuelle
Working Set ausschlieBlich aufgrund der Programmeigenschaften (d. h. unabhéngig von
der Umgebung) geschétzt wird, so daB die vorrangig geforderte Bereitstellung des
kompletten Working Set im Arbeitsspeicher zu einer impliziten Steuerung des
Multiprogramming-Grades fiihrt.

Es werden deshalb auch hier die durch Prepaging zu ladenden Seiten zusétzlich zum

aktuellen Working Set des Originalverfahrens geladen.

Da beim PFF-Verfahren ein Page Fault Zeitpunkt potentiell auch stets Zeitpunkt einer
Uberpriifung des Arbeitsspeicherinhaltes ist (eine Uberpriifung findet genau dann statt,
wenn der letzte Page Fault mehr und die letzte Uberpriifung nicht weniger als T
Zeiteinheiten zurlickliegt), sind Prepaging Vorgang und Uberpriifungsaktion so anzuord-
nen, daB im Arbeitsspeicher befindliche Seiten einer Verkettung nicht unmittelbar vor

dem Ladevorgang aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden.

In der vorliegenden Realisierung des Verfahrens lduft die logische Operation
'Ladevorgang' vor der Arbeitsspeicheriiberpriifung ab. Dabei werden alle zu der
aktuellen Verkettung gehdrenden Seiten, das sind die Fault verursachende Seite, die
durch Prepaging zu ladenden Seiten und die bereits im Arbeitsspeicher befindlichen
Seiten als 'seit dem letzten Page Fault referiert' markiert, so daB sie von einer
unmittelbar anschlieBenden Arbeitsspeicheriiberpriifung nicht betroffen wiren. Bei

dieser Anordnung werden die zur Verkettung gehirenden Seiten - in Ubereinstimmung
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mit der Definition des PFF-Verfahrens - bei der néchstfolgenden Arbeitsspeicheriiber-
prifung aus dem Speicher entfernt, falls sie in der Zwischenzeit nicht wirklich
referiert wurden. Es bleiben bei einer Arbeitsspeicheriiberpriifung also diejenigen

Seiten im Arbeitsspeicher, die nach dem letzten Ladevorgang referiert wurden.

Die Replacement-Algorithmen halten diejenigen Seiten im Arbeitsspeicher, die nach
dem das Verfahren kennzeichnenden Kriterium die hdchste Wahrscheinlichkeit besit-
zen, in naher Zukunft wieder referiert zu werden. In analoger Weise etablieren auch
die Folgeseiten-Verfahren eine Art Prioritétsliste, da erwartet wird, daB die Seiten
einer Verkettung - mit abnehmender Wahrscheinlichkeit - in naher Zukunft referiert
werden, wenn die Ausgangsseite referiert wurde. Bei den Folgeseiten-Verfahren
werden die im Sinne der Verkettung héchstwertigen Seiten entweder wie beim DWS-
und PFF-Verfahren zusdtzlich zum Working Set des Basisverfahrens oder wie beim
LRU-Verfahren anstelle der geringstwertigen Seiten des Working Set des Basis-
Verfahrens geladen. DaB diese Vorgehensweise nicht & priori unsinnig ist, beweisen
Messungen mit PREPLIM = 1, wo - da die Fault verursachende Seite mitzahlt -
liberhaupt kein Prepaging betrieben wird, sondern nur bei den. zufallig im Arbeitsspei-
cher vorhandenen Seiten, die oben beschriebene Anhebung der Prioritat im Sinne des

Basis-Verfahrens stattfindet, und bereits dies i. a. zu einem deutlichen Riickgang der

Anzahl der Page Faults fiihrt.

3.3.2.6 Aufwandsbetrachtungen

Beim Prepaging nach den Folgeseiten-Verfahren entsteht an zwei Stellen zusétzlicher

Aufwand gegeniiber den zugrunde liegenden Demand Paging Verfahren:

(a) bei der Erstellung der Verkettung und
(b)  bei der Nutzung der Verkettungsinformation durch Prepaging.

Einen Eindruck vom erforderlichen Aufwand fiir die Erstellung der Normalverkettung

vermittelt das FluBdiagramm in Bild 3.10. Der dadurch entstehende Overhead ist nicht
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gering, er 1Bt sich jedoch nur schwer abschdtzen, da zum Verkettungsvorgang
Suchvorgénge gehdren, deren Dauer vom Verkettungszustand, d.h. sowohl vom
Programm als auch von den Parametervorgaben abhéingt. Die in Kap. 4.3.5 présen-
tierten Untersuchungsergebnisse zeigen jedoch, daB auf der Basis des vereinfachten
Verkettungsalgorithmus V1 praktisch gleichwertige Folgeseiten-Verfahren entstehen.
Der Verkettungsalgorithmus V1 ist in Bild 3.11 dargestellt und erzeugt einen nur sehr
geringen Overhead in der GriBe weniger Maschinenbefehle, der mit 20 bis 30us pro
Verkettungsvorgang (d.h. pro Fehlseitenbedingung) abgeschétzt werden kann. Der sich
daraus ergebende Gesamt-Overhead zur Laufzeit hdngt von der Anzahl der Fehlseiten-
bedingungen ab und wiirde bei 200 Page Faults pro Sekunde, was bei heutigen Systemen

bereits ein hoher Wert ist, etwa 0,5 % betragen.

Was den Aufwand fiir das Prepaging angeht, so bestehen Unterschiede zwischen den
Verfahren DWS+ und PFF+, bei denen die durch Prepaging geladenen Seiten zum
bestehenden Working Set hinzukommen, und dem Verfahren LRU+, bei dem das
Prepaging innerhalb der fest vorgegebenen ArbeitsspeichergriBe stattfindet. Der
Overhead, der bei den erstgenannten Verfahren durch vorzeitiges Laden einer Seite

entsteht, ist gering und durch die folgenden Operationen gekennzeichnet:
(1) Abfrage: Ist eine Folgeseite zur aktuellen Seite eingetragen?

(2) Falls ja, Abfrage: Befindet sich diese Folgeseite bereits im Arbeitsspeicher?
(3) In Abhingigkeit vom Abfrageergebnis (2):

(a) Falls die Seite sich im Arbeitsspeicher befindet: Seite so kennzeichnen, als
ob sie geladen worden wiare (Anhebung der Prioritdt, Pseudo-Referenzbit
setzen o. &.).

(b) Wie bei einer Page Fault verursachenden Seite Transfer vorbereiten.

(4) Loop-Kontrolle durch einfaches Z&hlen der Seiten einer Verkettung.

Alle vorgenannten Operationen liegen auf dem Niveau von Maschineninstruktionen;

insbesondere beinhalten die Abfragen keine Suchoperationen, da die abzufragenden
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Informationen in entsprechend geordneten Listen vorliegen.

Es kann somit festgestellt werden, daB die Vorbereitung des Page-1/O fiir eine durch
Prepaging zu ladende Seite nur geringfiigig aufwendiger ist als bei einer Page Fault
verursachenden Seite. Gleichzeitig muB darauf hingewiesen werden, daB die Durch-
fihrung des Page-1/O bei den Prepaging Verfahren durchweg weniger Overhead

produziert, da im allgemeinen mehrere Seiten auf einmal geladen werden.

Da das normale PFF-Verfahren als Sonderfall des Folgeseiten-Verfahrens simuliert
wurde, existieren vergleichbare Simulationszeiten fiir die beiden Verfahren. Um das
PFF-Verfahren zu simulieren, wurde der Programmteil 'Erstellung der Verket-
tungsinformation' beim Verfahren PFF+ weggelassen, wodurch Prepaging entfillt, da
keine verwertbaren Verkettungsinformationen vorhanden sind. Die Simulationszeiten
fir das Verfahren PFF+ enthalten sowohl den Aufwand fiir die Erstellung der
Verkettung (und zwar fir die aufwendigere Normalverkettung) als auch fiir die
Durchfiihrung des Prepaging als auch die Zeiten, die fir die Erstellung der in Kap.
3.3.2.4 beschriebenen Zusatzinformationen anfallen. Die Simulationszeiten (Summe

der CPU-Zeiten iiber alle Parameterwerte) sind in Tab, 3.1 zusammengestellt.

. > CPU-Zeit (Minuten)
Programm PFF+ PFF+
PFF PREPLIM=2 PREPLIM=10

P1 40,22 39,80 39,96

P2 120,14 118,80 118,97

P3 108,18 107,25 107,42

P4 143,69 142,37 142,10

P5 47,47 46,88 46,67

Tab. 3.1

Simulationszeiten fiir die Verfahren PFF und PFF+
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In allen Fillen sind die Simulationszeiten fir das Verfahren PFF+ kiirzer als fiir das

normale PFF-Verfahren. Dieses zundichst erstaunliche Ergebnis bedarf einer Dis-

kussion.

Zundchst ist festzuhalten, da8 sich die CPU-Zeit-Angaben nicht auf eine Implemen-
tation, sondern auf die Simulation der Verfahren beziehen. Dies bedeutet zum einen,
daB darin keine Zeiten fiir die Durchfiihrung des Page-1/O enthalten sind, zum anderen,
daB darin Zeiten fiir die Abarbeitung jeder einzelnen Referenz enthalten sind, die bei
einer Implementation nicht anfallen wiirden. Die Zeiten setzen sich wie folgt

zusammens:

> CPU-Zeit (PFF)=A +B
> CPU-Zeit (PFF+)= A + B,
wl

wobei A = i CPU-Zeit (Ref. i) den Anteil beschreibt, der fiir die Abarbeitung aller
Referenzertzailnféillt und der trotz des relativ kleinen Beitrags pro Referenz wegen der
groBen Anzahl der Summanden dominieren wird, wohingegen B bzw. B' den Overhead
beschreibt, der durch Page Faults bzw. durch Page Faults und Prepaging entsteht.
Wegen der Dominanz des Summanden A muB davon ausgegangen werden, daB
Unterschiede zwischen B und B' sich auf die Gesamtsumme nur relativ gering
auswirken. Dies wird durch die Zahlen in Tab. 3.1 bestdtigt; da jedoch in allen Féllen
die Zeiten fur das Verfahren PFF+ unter denen des PFF-Verfahrens liegen, kann dies
trotz der relativ geringen Differenzen von etwa 1 % kein zufélliges Ergebnis aufgrund
von Ungenauigkeiten oder Umgebungsabhéngigkeiten der CPU-Zeit-Messung sein. Die
Frage ist, wie dies zustande kommen kann, da doch nach dem vorher Gesagten beim
Verketten und bei der Nutzung der Verkettungsinformation zusétzlicher Overhead
gegeniiber dem normalen PFF-Verfahren entsteht. Die Erklérung ist, daB der Overhead
fiir die Vorbereitung des Page-I/O nicht der einzige verfahrensbedingte Overhead ist;
insbesondere kommen beim PFF-Verfahren die relativ aufwendigen Uberpriifungen der

Arbeitsspeicherinhalte hinzu, deren Haufigkeit wesentlich durch die Anzahl der

Fehlseitenbedingungen (nicht der Ladevorgénge) bestimmt ist, die beim Prepaging
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Verfahren deutlich niedriger ist als beim normalen PFF-Verfahren. Offensichtlich ist
es so, daB der Mehraufwand bei den Prepaging Verfahren, der beim Page-1/0
unzweifelhaft vorhanden ist, durch Einsparungen aufgrund der verringerten Zahl von

Fehlseitenbedingungen mehr als aufgewogen werden kann.

Der Prepaging-Algorithmus des Verfahrens LRU+ erzeugt einen groBeren Overhead als
der der Verfahren DWS+ und PFF +. Der Overhead, der durch die Vorbereitung der Page
In's entsteht, ist durch die gleichen Operationen gekennzeichnet wie bei den
vorgenannten Verfahren und &hnlich gering. Beim Verfahren LRU+ kommt jedoch
hinzu, daB nach der Aufbauphase fiir jede Seite, die durch Prepaging geladen werden
soll, eine Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden muB, da das Prepaging
innerhalb der Speicherplatzvorgabe ablduft. Dies fiihrt nicht grundsétzlich zu einer
Benachteiligung gegeniiber dem normalen LRU-Verfahren, da auch fiir jede auf
Demand-Basis zu ladende Seite eine andere Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt
werden muB; die Ersetzungsstrategie ist beim Prepaging Verfahren jedoch aufwendiger
als beim Normalverfahren, da es nicht sinnvoll ist, eine Seite der aktuellen Lokalitia't
(gemas Verkettungsinformation) aus dem Arbeitsspeicher zu entfernen, um eine andere
Seite der gleichen Lokalitdt laden zu kdnnen. Um sicherzustellen, daB dies nicht
geschehen kann, muB fiir jede Seite, die gem&B Ersetzungsstrategie auszuladen wire,
Uberpriift werden, ob sie nicht zur aktuellen Lokalitdt gehort, und gegebenenfalls ist
eine solche Seite zu blockieren und der Ersetzungsmechanismus erneut anzuwenden. Im
Grenzfall, wenn keine nicht zur aktuellen Lokalitat gehérende Seite im Arbeitsspeicher
ist, fiihrt dies zu einer Abbruchbedingung fiir das Prepaging. Verkompliziert wird die

Ersetzungsstrategie noch dadurch, da8 an dieser Stelle eine Unterscheidung notwendig

ist zwischen Seiten, die auf Demand Basis bzw. durch Prepaging geladen werden

sollen, da erstere auch dann geladen werden miissen, wenn dies nur auf Kosten einer

anderen Seite der gleichen Lokalitit moglich ist.  Das Wirksamwerden  der

vorgenannten Abbruchbedingung bedeutet zwar Maximierung des Overheads, erspart

u. U. aber iiberfliissige 1/O-Vorginge und kann iiberdies nur auftreten, wenn eine



132

Lokalitdt nicht in den Arbeitsspeicher paBt, was als Thrashing-Kondition anzusehen ist;
in diesem Sinne kann diese Abbruchbedingung als Indikator (und zwar ein a priori

anzeigender) fiir eine Thrashing-Kondition ausgewertet werden.

Wie groB der bei der Ersetzungsstrategie entstehende zusdtzliche Overhead ist, hangt
von den Verkettungsldngen und von der Wahrscheinlichkeit ab, mit der die Ersetzungs-
strategie mehrfach anzuwenden ist. Beides ist sowohl von Parametervorgaben fiir das

Verfahren als auch von Programmeigenschaften abhéngig.

Um auch in diesem Fall zumindest Anhaltspunkte fir eine quantitative Erfassung der
Overheads zu bekommen, wurden an Programm P1 (vgl. Kap. 4.1) CPU-Zeit-Messungen
der Verfahren LRU und LRU+ durchgefiihrt. Dabei wurde das normale LRU-Verfahren
nicht nach der in Kap. 2.6.1 beschriebenen vereinfachten Methode, sondern als
Grenzfall des Verfahrens LRU+ simuliert; beim Verfahren LRU+ wurde die Verkettung
gemaB der vereinfachten Variante V1 durchgefiihrt und auf die Erzeugung der in Kap.
3.3.2.4 beschriebenen Zusatzinformationen verzichtet. Die Simulationen der
Verfahren LRU und LRU+ wurden jeweils unmittelbar hintereinander ausgefiihrt, um

eine vergleichbare Maschinenumgebung zu gewdhrleisten; die MeBergebnisse sind in

Tab. 3.2 zusammengestellt.

Verfahren > CPU-Zeit (Min)| > Page Faults | > Page Loads
LRU 36,87 16895 16895
LRU+
PREPLIM=2 37,16 7005 9752
LRU 37,01 16895 16895
LRU+
PREPLIM=10 37,00 6196 12072
Tab. 3.2
P1: Simulationszeiten flr die Verfahren LRU und LRU+
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Die MeBwerte zeigen in der Tendenz das gleiche Ergebnis wie beim PFF-Verfahren: Je
Page Fault ist der Overhead beim Prepaging Verfahren merkbar gréBer als beim
Normalverfahren; bei gutem Verfahrenserfolg ist jedoch durch Reduktion der Anzahl
der Page Faults der Gesamtoverhead des Prepaging Verfahrens dem des Normal-
verfahrens vergleichbar. Bei den Aussagen ist zu beriicksichtigen, daB die Simulation
der Verfahren so geschieht, daB nur zu Page Fault Zeitpunkten der LRU-Stack so weit
konstruiert wird, da die Ersetzungsstrategie anwendbar ist, und damit ein erheblicher
Teil des Verfahrens-Overheads zu diesen Zeitpunkten anfillt; der Gesamt-Overhead ist

deshalb in relativ starkerm MaBe von der Anzahl der Page Faults abhingig.
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4 MESSUNGEN - ERGEBNISSE

4.1 Allgemeines

Bei der Bewertung der Ergebnisse ist zu beriicksichtigen, daB die Seitenaustauschver-
fahren - gleich, ob Demand-oder Prepaging Verfahren - fiir sehr kleine Arbeitsspeicher
(m, m-> 1) und fiir sehr groBe Arbeitsspeicher (m, m —>n) ihre Identit&t verlieren und
die Ergebnisse fast ausschlieBlich vom zufdlligen Programmverhalten abhingig sind.
Was hierunter zu verstehen ist, wird nachstehend am Beispiel der Grenzwerte
verdeutlicht.

Fir m = 1 (dem entspricht T = 1 bei den Verfahren variabler ArbeitsspeichergréBe)
fihrt jede Referenz einer von der vorhergehenden verschiedenen Seite verfahrensunab-
hangig zu einer Fehlseitenbedingung, d. h., Anzahl und Zeitpunkte der Fehlseitenbe-
dingungen sind ausschlieBlich von der Referenzkette w (d. h. durch die Individualitit
des Programmlaufs) bestimmt.

Ahnlich ist die Situation fir m = n (dem entspricht T 2 (w|): Es treten nur die initialen
Page Faults auf, deren Anzahl und Zeitpunkte wiederum nur vom Programm abhingen;
das Folgeseitenverfahren z. B. reduziert sich auf das darin enthaltene Demand
Verfahren, da Prepaging auf der Basis von wihrend der Programmausfiihrung
ermittelten Programmeigenschaften nicht méglich ist. Bei optimalen Prepaging
Verfahren verschwindet auch der ProgrammeinfluB weitgehend: am Anfang der

Programmausfiihrung werden alle n Seiten des Programmes geladen.

Man muB also davon ausgehen, daB die Messungen in den Randbereichen nur geringe
Aussagekraft haben; unter praktischen Gesichtspunkten ist dies kein gravierender

Nachteil, da den Randbereichen in der Praxis nur geringe Bedeutung zukommt.

Die Messungen wurden an fiinf verschiedenen Programmen durchgefiihrt. In Tab. 4.1

sind die wichtigsten Daten zur Kennzeichnung der Programme festgehalten.
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GroBe in Seiten zu

Programm Lange der -
2048 Bytes | 256 Bytes Referenzkette
Pl: Erzeugung und Inver-
sion einer 50 x 50 90 586 3 716 361

Matrix

P2: Dreimalige Erzeugung
und Inversion einer 93 590 11 156 814
50 x 50 Matrix

P3: Eigenwertberechnung
einer 50 x 50 Matrix 40 193 10 131 455

P4: Berechnung der Acker-
mann-Funktion fiir die 67 407 13 337 324
Werte (3,5)

P5: Obersetzung eines
PL1-Programms mit 139 618 4 218 934

dem PL1-Optimizer

Tab. 4.1

Simulationsprogramme

Die Programme P1 bis P4 sind Fortran-Programme, P1 bis P3 entstammen der IMSL
(International Mathematical and Statistical Library), sind also Bausteine fiir griBere
Anwenderprogramme. Fiir die Erstellung der Referenzketten wurde ein an der
Universitdt Dortmund entwickeltes Simulationsprogramm verwendet. Dieses
Programm liefert pro Referenz die Seitennummer der referierten Adresse, bezogen auf
eine SeitengréBe von 256 Bytes, wobei die Nummern so angeordnet sind, daB durch
einfache Division Seitennummern fiir Seiten bis zu 4 k Bytes GridBe erzeugt werden

kdnnen; ferner wird ein C-Bit (Change Bit: gesetzt, falls Schreibzugriff zum Speicher)
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und ein I-Bit (Instruction Bit: gesetzt fiir Instruktionszugriffe) erzeugt.

Fiir die Simulation folgender Seitenaustauschverfahren wurden Programme entwickelt:
LRU, OPT, LRU+, PREOPT, OPR;
DWS, VMIN, DWS+, VMINPP1, VMINPP2;
PFF,PFF+.

Dabei bezeichnet XXX+ das Prepaging Verfahren auf der Basis des Verfahrens XXX.
Die Simulationsprogramme sind in PL/1 geschrieben. Der Aufwand fir die Verfahrens-
simulation ist verhiltnismiBig gering fiir die Verfahren LRU, DWS, VMIN, VMINPP1
und VMINPP2, die nach den in Kapitel 2.6 erlduterten vereinfachten Methoden
durchgefiihrt wurden; bei allen anderen Simulationen ist der Aufwand mit etwa einer
Minute CPU-Zeit pro eine Million Referenzen und Parameterwert auf einem System
IBM/370-168 ziemlich hoch.

Als Standard-Parameter wurden fiir das DWS- und PFF-Verfahren und die jeweiligen
davon abgeleiteten Verfahren die in Tab. 4.2 angegebenen Werte verwendet.

Die Zeiten in Tab, 4.2 sind in Referenzen angegeben.

Bei den Verfahren fester SpeichergréBe wurden die Vorgaben der SpeichergroBen an
den ProgrammgrdBen orientiert und nach der Erzeugung der Fehlseitenraten fiir das
LRU-Verfahren fiir alle m & n nach dem in Kap. 2.6 beschriebenen summarischen
Verfahren unter Beriicksichtigung der Programmeigenschaften festgelegt; Tab. 4.3
enthalt die Zusammenstellung.

Die SpeichergroBen m (bzw.m) werden grundsidtzlich in Seiten zu 2048 Bytes
angegeben. Eine Ausnahme davon wird nur in Kapitel 4.3.4 gemacht, wo es um den

EinfluB der SeitengroBe geht; dort werden die Angaben in KBytes gemacht.

Die in den folgenden Kapiteln présentierten und diskutierten Ergebnisse befassen sich

schwerpunktartig mit der relativen Performance von Demand Paging Verfahren und

Prepaging Verfahren.
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DWS PFF
I (1) (1) T (1)
1 1 000 250 250 000
2 5 000 500 250 000
3 7 500 2 500 250 000
4 10 000 4 000 250 000
5 15 000 7 500 250 000
6 25 000 10 000 250 000
7 50 000 15 000 250 000
75 000 25 000 250 000
9 125 000 35 000 250 000
10 250 000 50 000 250 000
11 750 000 125 000 250 000
12 250 000 250 000
Tab. 4.2

Standard-Parameterwerte beim

DWS- und PFF-Verfahren
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m(I) in Seiten

I P1 P2 P3 P4 P5
1 20 20 10 10 20
2 30 30 12 15 25
3 35 35 15 20 27
4 40 40 18 25 30
5 45 45 20 30 35
6 50 50 23 35 40
7 55 55 25 40 45
8 60 60 30 45 50
9 70 70 35 50 55
10 80 80 40 55 60
11 90 90 - 65 70
Tab. 4.3

Standard-Vorgaben der ArbeitsspeichergroBen bei

Verfahren fester SpeichergroBe
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4.2 Vergleichende Messungen bei optimalen Verfahren

4.2.1 Verfahren fester ArbeitsspeichergriBe

Zum Performance-Vergleich der optimalen Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe ist
die Fehlseitenrate der Verfahren OPT, PREOPT und OPR fiir die Programme P1 bis P5
in den Bildern 4.1 bis 4.5 aufgetragen. Um eine Relation zu den nichtoptimalen
Verfahren herzustellen, wurde die Fehlseitenrate des LRU-Verfahrens hinzugefiigt;

ferner ist die Page In-Rate des OPR-Verfahrens eingezeichnet.

Wie es nach den theoretischen Aussagen in Kap. 3.2.1 sein muB, ist die Reihenfolge
(abnehmende Performance) in allen Fillen OPR - PREOPT - OPT - LRU . Auffillig ist
in P4 die Gruppenbildung der mit deutlichem Abstand besseren Prepaging Verfahren
auf der einen Seite und der Demand Verfahren auf der anderen Seite, wobei innerhalb
der Gruppen nur minimale Performance-Unterschiede vorhanden sind, die oben
angegebene Reihenfolge jedoch gewahrt bleibt. In allen F&llen verlduft die Page In-
Rate des OPR-Verfahrens unterhalb derjenigen des LRU-Verfahrens und oberhalb
derjenigen des OPR-Verfahrens; man beachte, daB diese Kurve nicht unterhalb der
OPT-Kurve verlaufen kann, da die Anzahl der Ladevorgénge (=Anzahl der Fehlseiten-
bedingungen) beim OPT-Verfahren minimal ist.

Sehr bemerkenswert ist, daB sich an keiner Stelle und in keinem der Programme an der
eindeutigen Performance-Relation OPR - PREOPT etwas &ndert, wenn an Stelle der
Fehlseitenrate die modifizierte Fehlseitenrate als Performance-Ma8 gewahlt wird (vgl.
Tab. 4.4 bis 4.8). Dies bedeutet, daB beim OPR-Verfahren der Performance-Gewinn
durch Reduktion der Anzahl der Fehlseitenbedingungen immer gré@er ist als der

Verlust durch zus#tzliche Ladevorgénge.

Die gesamten Performance-Daten der Verfahren fester SpeichergrdBe sind in den

Tabellen 4.4 bis 4.8 in Anhang A zusammengestellt.
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P2: Performance des OPT-, PREOPT-, OPR- und LRU-Verfahrens
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Bild 4.5
P5: Performance des OPT-, PREOPT-, OPR- und LRU-Verfahrens

4.2.2 Verfahren variabler ArbeitsspeichergroBe

Hierbei geht es um den Vergleich des optimalen Demand Paging Verfahrens VMIN mit
den Prepaging Verfahren VMINPP1l und VMINPP2, deren Fehlseitenraten iiber der
mittleren Speicherbelegung in den Bildern 4.6 bis 4.10 fir die Programme P1 bis P5
aufgetragen sind. Zum Vergleich ist die Fehlseitenrate des nicht optimalen DWS-

Verahrens eingezeichnet.

Flir das VMINPP1-Verfahren wurde der Verfahrensparameter T' gleich der Fenster-

gréBe T des zugrunde liegenden VMIN-Verfahrens gewahlt; beim VMINPP2-Verfahren
T
st T' = 5 .

Die Messungen zeigen das erwartete Ergebnis: Aufgrund der Definition der Verfahren
VMINPP1 und VMINPP2 kann bei diesen die Fehlseitenrate nicht groBer sein als beim

VMIN-Verfahren; bei normalen Programmen liegt sie - wie die Messungen bestéatigen -
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B11d 4.10 daB diese Erhdhung weniger gravierend
Perfon;unce des VMIN-, VMINPP1-, YMINPP2- und DWS-Verfahrens

ist als die Reduktion der Fehlseitenrate.

Noch weniger trivial sind die Performance-Relationen, wenn an Stelle der Fehlseiten-

rate die modifizierte Fehlseitenrate als Performance-MaB benutzt wird.

Beim VMINPP1-Verfahren ist wegen T' = T die Anzahl der Page In's identisch mit der
Anzahl der Page Faults (und damit Page In's) des VMIN-Verfahrens, so da8 die

modifizierte Fehlseitenrate genau das geometrische Mittel der Fehlseitenraten beider

Verfahren liefert.

Beim VMINPP2-Verfahren ist die Lénge der durch Prepaging iiberdeckten Zeitab-
schnitte nicht vorhersagbar Qnd kann insbesondere griBer werden als die FenstergréGe
T des VMIN-Verfahrens, wodurch die Zahl der Page In's kleiner werden kann als die
Zahl der Page Faults des VMIN-Verfahrens (wobei die relative VergroBerung der
mittleren Speicherbelegung mit der Ausdehnung der Prepaging Intervalle wéchst). Aus
diesem Grunde schneidet das VMINPP2-Verfahren relativ zum VMINPP1-Verfahren

etwas besser ab bei Verwendung der modifizierten Fehlseitenrate an Stelle der
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Fehlseitenrate.

Fiir das VMINPP1-Verfahren ist die Performance-Kurve fir MFSR in die Bilder 4.6 bis
4.10 eingetragen. Es ist zu sehen, da8 auch bei der Verwendung des ungunstigeren
Performance-MaBes MFSR das Prepaging Verfahren bei allen gemessenen Programmen

und allen Parameterwerten besser abschneidet als das VMIN-Verfahren.

Die Performance-Daten, die in den Tabellen 4.9 bis 4.13 (Anhang A) zusammen-
gestellt sind, zeigen, daB das VMINPP2-Verfahren bei gleichem T des zugrunde
liegenden VMIN-Verfahrens meist eine geringere Zahl von Fehlseitenbedingungen bei
einer hdheren mittleren Speicherbelegung erzeugt verglichen mit dem VMINPPI1-
Verfahren. Die hshere Speicherbelegung ist dafiir verantwortlich, da - wie es die
Bilder zeigen - die Performance des VMINPP2-Verfahrens durchweg etwas schlechter

ist als die des VMINPP1-Verfahrens.

Wie in Kap. 3.2.2 angekiindigt, wurden auch an den Varianten der Prepaging Verfahren,
die sich durch eine abweichende Bewertung der Ladezugriffe ergeben (vgl. Kap.

3.2.2.2), Messungen durchgefiihrt.

Im Bereich groBer und mittlerer T-Werte ergab sich bei beiden Prepaging Verfahren
praktisch kein Unterschied zwischen den jeweiligen Varianten; nur bei extrem kleinen
T-Werten waren signifikante Unterschiede feststellbar. Die Differenzen entsprachen in
der Tendenz den Erwartungen: das Alternativ-Verfahren lieferte weniger Page Faults

bei einem weiteren Anwachsen der mittleren Speicherbelegung.
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4.3 Vergleichende Messungen bei nichtoptimalen Verfahren

4.3.1 Grundauswertung

Wie in Kapitel 3.3.2.5 im einzelnen beschrieben, wurden Prepaging Verfahren auf der
Basis der Demand Péging Verfahren LRU, DWS und PFF formuliert. Bei der
Grundauswertung ist ‘die Fehlseitenrate des Basisverfahrens und des Prepaging
Verfahrens eingetragen, letztere einmal fiir unlimitiertes Prepaging (d. h.
PREPLIM = n) und fiir auf zwei Ladevorgénge pro Page Fault beschriénktes Prepaging
(PREPLIM = 2). Beim LRU-Verfahren ist unlimitiertes Prepaging nicht zuldssig, da
wegen des begrenzten Arbeitsspeichers stets PREPLIM £ m erfillt sein muB. Um den
Prepaging Vorgaﬁg von der Vorgabe der ArbeitsspeichergroBe zu entkoppeln, wurde
beim LRU-Verfahren einheitlich mit PREPLIM = 10 gearbeitet, weil 10 Seiten die
kleinste Vorgabe fiir die SpeichergréBe ist. Bei den Messungen hat sich diese

Einschrankung als nicht gravierend herausgestellt, da die Verkettungen bzw. der

Speicherzustand stdrkeres Prepaging kaum zulassen.

In den Bildern 4.11 bis 4.15 sind die Ergebnisse fiir das LRU-Verfahren, in 4.16 bis
4,20 fir das DWS-Verfahren una in 4.21 bis 4.25 fiir das PFF-Verfahren jeweils fir

die finf Testprogramme dargestellt. Bei der Darstellung wurde der Bereich der

Fehlseitenrate auf 200 Faults pro lo6 Referenzen begrenzt, um eine logarithmische

en und dennoch eine ausreichende Aufldsung zu haben. Dieser

em, was mit der heutigen

Verzerrung zu vermeid

Maximalwert liegt mit deutlichem Sicherheitsabstand tber d

Hardware praktisch mdglich ist. Das fir die Simulationen verwendete System IBM/370-

’ 6
168 mit zweiTrommeln an einem Kanal leistet maximal ca. 60 Transfers pro 1

Referenzen, was etwa 300 Ubertragungen pro Sekunde entspricht; zu beriicksichtigen
i Out's den
ist dariiber hinaus, daB zusédtzlich zu den Page In's auch die Page

i i Page In's
Sekundarspeicher belasten und diese einen relativ hohen Anteil der Pag

3 .o % Y
ausmachen (bei den fiinf Testprogrammen durchweg deutlich iiber 50 %)
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Zu den Ergebnissen im einzelnen:

(a)

LRU, LRU+

Das LRU-Verfahren liefert im Gegensatz zu den Verfahren variabler Arbeits-
speichergroBe keine Anhaltspunkte fiir eine sinnvolle und verfahrenskonforme
Wahl der Verkettungszeiten. Es wurden keine systematischen MeBreihen zur
Optimierung der Verkettungszeiten durchgefiihrt; durch einige Testmessungen
wurde jedoch festgestellt, daB es nicht glinstig ist, mit einem mittelgroBen
festen Wert der Verkettungszeit fiir alle SpeichergrdBen zu arbeiten, sondern
Vorteile bringt, die Verkettungszeit mit der Vorgabe fiir die SpeichergriBe
wachsen zu lassen. Bei allen LRU+-Verfahren wurden deshalb ohne weitergehende
Untersuchungen die Standardwerte des DWS-Verfahrens indexweise den
SpeichergriBen zugeordnet.

Bei den Programmen P1 bis P4 ist bemerkenswert, daB sich die verschiedenen
Kurven an keiner Stelle schneiden, d. h., es existieren eindeutige Performance-
Relationen zugunsten der Prepaging Verfahren, wobei die Verfahren mit nicht
limitiertem Prepaging nochmals besser abschneiden als die mit eingeschrinktem
Prepaging.

Das Programm P5 wurde als Beispiel fiir ein nicht rekursives Programm gewahlt
und nimmt als solches erwartungsgem&B eine Sonderstellung ein *. Die Messungen
bestétigen, was in Kap. 3.3.2 bereits aufgrund der Uberlequngen zur Wirkungs-
weise des Folgeseitenverfahrens gesagt wurde. Bei nicht rekursiven Programmen
ist durch Prepaging auf der Basis von Verkettungsinformationen kaum ein
Performance-Gewinn zu erzielen. Bei beschrinktem Prepaging tritt zumindest

keine Verschlechterung der Performance des Verfahrens LRU+ gegeniiber dem

P5 kann als extremes Beispiel gelten, da es die Ubersetzung eines fehlerfreien
Programms beinhaltet, der Ubersetzungsvorgang somit 'straight forward' ablduft,
was sich auch an der geringen Anzahl der angesprochenen Seiten (bezogen auf die
ProgrammgriBe) ablesen 146t.



147

FSR-108 FSR- 106
4
200 —1 200 -»
LRU LRU
=== LRU+,PREPLM:2 | | 1 | .- LRU+, PREPLIM= 2
"~ LRU<, PREPLIM=10 LRU*, PREPLIM=10
4
150 — 150 —
4
1 i
!
100 — 100 —1 !
)
[}
4 !
50 —j 50 —
4 4
1 — — —— — — —
m
0 v . — 0 . °
10 20 30 40 S0 60 70 10 20 30 40 S0 60 70
Bild 4.11 Bild 4.12
P1: Performance der Verfahren LRU und LRU+ P2: Performance der Verfahren LRU und LRU+
FSR-106 FSR-100
200 — LRY 200 —
1 - LRU+ PREPLIM= 2 LRU
4 LRU+, PREPLIM=10 ==:='=" LRU+ PREPLIM=2
LRU~+, PREPLIM =10
150 ~4 150
J
100 — 100 —
4 1
50 — 50 —
4
— e - —— o ——— m e — — "
0 T v— — v 0 ~—
10 20 30 10 20 30 40 S0 60
Bild 4,13 B11d 4.14

P3: Performance der Verfahren LRU und LRU+

P4: performance der Verfahren LRU und LRU+
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einer deutlichen Verschlechterung der

Performance.

0
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Bild 4.15
P5: Performance der Verfahren LRU und LRU+

(b)

DWS, DWS+

Die Ergebnisse beim DWS-Verfahren stimmen voll mit denen beim LRU-
Verfahren iiberein, sowohl die Aussagen zu den Programmen P1 bis P4 betreffend
als auch beziiglich der Sonderstellung von Programm P5. Auffillig ist die relativ
geringe quantitative Verbesserung der Performance durch Prepaging bei Pro-
gramm P3. Dies liegt daran, daB bei Programm P3 das DWS-Verfahren
auBerordentlich gut funktioniert und nahezu optimale Ergebnisse liefert (vgl. Bild
4.8) und deshalb das Verbesserungspotential sehr gering ist.

Bei den reinen Algorithmen in den Programmen Pl bis P3 ist die Speicher-
belequng fiir eine bestimmte Fehlseitenrate deutlich geringer als beim LRU-

Verfahren; bei Programm P4, das durch intensive Stack-Operationen gekenn-

zeichnet ist, und bei Programm P5 sind solche prinzipiellen Unterschiede nicht
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150 —
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PS: Performance der Verfahren DWS und DWS+

(¢) PFF,PFF+
Der Vergleich der Verfahren PFF und PFF+ liefert keine neuen Erkenntnisse: Die
Ergebnisse decken sich qualitativ vollstdndig mit denen beim LRU- und DWS-
Verfahren und stimmen mit denen des DWS-Verfahrens auch quantitativ gut
uberein; die Performance ist durchweg geringfiigig schlechter als beim DWS-
Verfahren. Der durch die Standard-Parameter abgedeckte Bereich der Fehl-

seitenrate schwankt beim PFF-Verfahren stirker als beim DWS-Verfahren.
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Beim DWS- und beim PFF-Verfahren wird die Zeitstederung jeweils in der Logik des
Basisverfahrens durchgefiihrt und es liegt nahe, auch quantitativ die Verkettungszeit in
Ubereinstimmung mit der jeweiligen FenstergroBe zu wihlen. Im Einzelfall muB dies
jedoch nicht zu optimalen Ergebnissen fiihren, wie ein Test beim PFF-Verfahren (Bild
4.24) zeigt, bei dem die Verkettungszeit gréBer als der Verfahrensparameter gewihlt

wurde. Systematische Untersuchungen zu dieser Fragestellung wurden nicht durch-

gefihrt.

Ein wichtiges Ergebnis dieser MeBreihe ist, daB die Performance-Anderungen beim
Ubergang von Demand Paging zu Prepaging fast unabhiingig vom Basisverfahren sind;

qualitativ ergibt sich Uberhaupt kein Unterschied und auch quantitativ sind die

Veranderungen #hnlich.

AN

Diese Ubereinstimmung in den Ergebnissen bei den verschiedenen Verfahren gestattet
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es, die nachfolgende genauere Performance-Analyse und die Spezialuntersuchungen der
folgenden Kapitel auf das LRU-Verfahren und die davon abgeleiteten Prepaging
Verfahren zu beschrénken. Dies ist nicht in erster Linie deshalb wiinschenswert, weil
dadurch der erforderliche Aufwand reduziert werden kann (tatséchlich wurden fast alle
Messungen auch am DWS-Verfahren durchgefiihrt um sicherzustellen, daB sich keine
prinzipiellen Unterschiede in den Aussagen ergeben), sondern weil nur bei Verfahren
fester SpeichergroBe exakte Vergleichsmdglichkeiten gegeben sind. Ein Vergleich ist
nur auf der Basis gleicher Speicherbelegung moglich; die Speicherbelegung ist aber bei
Verfahren variabler SpeichergriBe selbst eine (vom Verfahrensparameter T) abhiéingige
GroBe, so daB zwischen den sich ergebenden mittleren ArbeitsspeichergréBen m die
Werte der Performance-MaBe interpoliert werden miissen, um Vergleiche durchfiihren
zu konnen. Bei linearer Interpolation kdnnen an Stellen starker Steigungsénderung - und
solche besitzen die Performance-Kurven in der Regel, da sie bei fallendem m bis zu
einem kritischen Wert i. a. flach verlaufen und dann steil ansteigen - nicht nur
quantitative, sondern sogar qualitative Verdnderungen der relativen Performance
entstehen. Gravierender als ein solcher, auf eine unzuldngliche Interpolation zuriickzu-
fiihrender Fehler ist, daB moglicherweise zwischen zwei Intervallendpunkten die
Performance-Kurve iberhaupt nicht existiert, weil sie nur an diskreten Punkten
definiert ist. Die mittlere Speicherbelegung m, die selbst wieder abhéngige Veréander-
liche des Verfahrensparameters T ist, der seiner Natur nach diskret ist, ist als Funktion

von T stiickweise konstant und nimmt nur relativ wenige verschiedene Werte an; nur

fiir solche Werte ist FSR(m) definiert.

Aus diesen Griinden werden vergleichende Messungen am LRU-Verfahren vorgenom-
men, bei dem solche Probleme nicht existieren. Fiir die Sonderuntersuchungen werden
vorwiegend die Programme P1, P4 und P5 verwendet, P1 als Normalprogramm, P4 als

besonders Prepaging - geeignetes exotisches Programm und P5 als ein schlecht

geeignetes Programmbeispiel.
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Um die Performance des Basisverfahrens mit der Performance der Prepaging
Verfahren vergleichen zu kénnen, wurden die Daten des Demand Verfahrens (fiir FSR
und MFSR) mit 100 % bewertet und die Werte der Prepaging Verfahren darauf bezogen.
Die Ergebnisse sind fiir die Programme P1, P2, P4 und P5 in den Bildern 4.26 bis 4.29
dargestellt.

Es ist zu beachten, daB bei dieser Darstellung bei kleinen Fehlseitenraten (also groBen
Speichern) notwendigerweise die Performance-Unterschiede gering sind, weil bei
beiden zu vergleichenden Verfahren die Anzahl der Fehlseitenbedingungen dominiert
wird durch die als additive Konstante zu betrachtende Anzahl der priméren F aults, so
daB bei Quotientenbildung das Ergebnis nur geringfligig von 1 abweichen kann. Dies
wird den subjektiven Qualitdaten der Verfahren nicht ganz gerecht, wie im nachfolgen-
den Beispiel erldutert wird: Ein Programm der GriéBe n = 200 Seiten liefere bei einem
Basisverfahren 222 Page Faults; wenn das gleiche Programm bei einem Prepaging
Verfahren 200 Page Faults liefert, so ist das eine Verbesserung der relativen
Performance um bescheidene 10 % gegeniiber dem Basisverfahren; gleichzeitig ist
diese Verbesserung jedoch die maximal erreichbare und das Ergebnis somit optimal.
Dieser Effekt 148t sich vermeiden, wenn man unter Weglassung der priméren Faults die
prinzipiell vermeidbaren Faults in Beziehung setzt, was jedoch andere Nachteile mit
sich bringt (vgl. Kap. 4.3.4), unter anderem den, daB dann die objektive Bedeutung der
Ergebnisse verzerrt wird, weil z. B. der Wert (oder Schaden) eines Page Faults davon
abhéngig ist, ob er vermeidbar oder unvermeidbar ist oder auch, ob es einer von 10
oder von 100 ist. Die vorher geschilderten Eigenschaften der gewihlten Darstellung

sollten bei der Wertung der Ergebnisse beriicksichtigt werden.

Bei allen Programmen zeigen die Kurven bei den verschiedenen Performance-MaBen
FSR und MFSR sehr groBe Ahnlichkeiten, das Niveau ist jedoch verschieden. AuBer bei
P5 ist die Performance der Prepaging Verfahren bzgl. der Fehlseitenrate immer besser
als beim Demand Verfahren und das Bild &ndert sich bis auf eine kleine Ausnahme bei

P1 auch nicht beziiglich der modifizierten Fehlseitenrate. Auffillig bei diesen
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Programmen sind die Einbruchstellen, das sind die Bereiche, in denen die Fehlseiten
der Prepaging Verfahren nur einen kleinen Bruchteil derjenigen des Basisverfahrens
ausmachen. Nimmt man die absoluten Darstellungen der Bilder 4.11 bis 4.14 zu Hilfe,
so erkennt man, daB diese giinstigen Ergebnisse in den Bereich des steilen Anstiegs der
Fehlseitenrate fallen. d. h., bei den Prepaging -Verfahren beginnt dieser Anstieg erst
bei kleineren SpeichergrdBen und ist auch nicht so ausgepragt wie bei den Demand
Verfahren. Dies bedeutet, daB das Verhalten beziiglich Trashing bei den Prepaging

Verfahren unkritischer ist als bei den Demand Verfahren.

Ein vollig anderes Bild liefert das Programm P5. Die Fehlseitenraten fiir PREPLIM = 2
und PREPLIM = 3 verlaufen noch verhaltnisméBig giinstig; die modifizierte Fehlseiten-
rate zeigt jedoch, daB diese recht bescheidenen Ergebnisse durch relativ viele Page In's
erkauft wurden. Véllig unbefriedigend sind die Ergebnisse fiir PREPLIM = 10. Die
vielen durch Prepaging geladenen Seiten (groBe Werte fiir MFSR) sind, wie die
ebenfalls schlechten Werte fiir FSR zeigen, offensichtlich nur zufdllig tatsichlich
bendtigte Seiten. Die Ergebnisse belegen sehr nachdriicklich, daB Prepaging auch bei
ausschlieBlicher Berlicksichtigung der Page Faults keinesweges zu einer Verbesserung

der Performance fiihren muB.

Eine weitere Untersuchung betrifft das Prepaging Risiko. Dazu sind in den Bildern 4.30
bis 4.33 fiir die gleiche Messung die relativen Ergebnisse jeweils fiir FSR und MFSR
gegeniibergestellt. Die Differenz zwischen den beiden Performance-MaBen - das ist
der schraffierte Bereich in den Bildern - ist ein MaB fiir das Prepaging-Risiko.

Augenfillig ist, daB das Prepaging Risiko fiir PREPLIM = 2 deutlich kleiner ist als fiir
PREPLIM = 10, wie es nicht anders zu erwarten war. Bei den Programmen P1 bis P4
resultiert aus diesem erhdhten Risiko eine deutlich verringerte Fehlseitenrate und in
den meisten Fillen verlduft auch fiir das Performance-MaB8 MFSR die Kurve fiir
PREPLIM = 10 giinstiger als fiir PREPLIM = 2 (vgl. Bilder 4.26 bis 4.29), was bedeutet,
daB das Risiko durch zusitzlich Page In's weniger stark ansteigt als der Gewinn durch

Reduktion der Page F aults.
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Fir das Programm P5 zeigen sich sehr gleichférmige Risiken, die eher Uber denjenigen

der anderen Programme liegen, ohne daB dadurch ein Gewinn erzielt wird.

Um Aussagen iiber das AusmaB, in dem Prepaging getrieben wird, zu gewinnen, ist in
Tab. 4.14 fiir alle Programme und Parameterwerte der Prepaging Faktor (das ist die
Anzahl der pro Page Fault geladenen Seiten) notiert. Es ist darauf hinzuweisen, daB die
Prepaging Faktoren fiir sich genommen kein MaB fir den Erfolg eines Prepaging
Verfahrens sind, zum einen, weil méglicherweise viele nicht bendtigte Seiten geladen
werden, zum anderen, weil gerade bei besonders erfolgreichem Prepaging durch die
Umordnungen im Stack oftmals auch die Zahl der Page In's gegeniiber dem Demand
Verfahren deutlich verringert wird, was naturgem#B zu relativ kleinen Werten des

Prepaging F aktors fiihrt.

Zundchst fallt auf, daB der Prepaging Faktor durchweg zwischen 1 und 2 liegt, immer

kleiner als 4 ist und Werte zwischen 3 und 4 bereits Ausnahmen sind.

PREPLIM P1 P2 P3 P4 P5
Index
der Speicher> 2 3 10 2 10 2 10 2 3 10 2 3 10
groBen-Vorgabe
1 1,38} 1,76 | 2,32 | 1,40 | 2,39 | 1,48 1,74 { 1,01 | 1,01 | 1,02 | 1,27 | 1,40 | 1,52

1,46 ( 1,76 § 2,92 | 1,50 | 3,18 | 1,54 | 2,59 | 1,41 | 1,57 | 1,91 | 1,24 | 1,34 | 1,47
1,44 | 1,67 | 1,97 | 1,44 | 2,08 | 1,41 | 2,74 | 1,39 | 1,79 | 3,15 | 1,22 | 1,33 | 1,50
1,151 1,21 | 1,37 { 1,12 | 1,46 | 1,27 | 1,48 | 1,42 | 1,82 | 3,58 | 1,22 | 1,30 | 1,53
1,17 | 1,27 | 1,60 | 1,32 | 2,14 | 1,42 | 2,23 | 1,41 | 1,67 | 3,08 | 1,15 | 1,22 | 1,45
1,63 | 1,36 | 2,11 { 1,13 | 1,22 | 1,28 | 1,48 | 1,88 | 1,17 | 1,23 | 1,45
1,19 1,28 | 1,43 | 1,36 | 2,15 | 1,18 | 1,49 | 1,09 | 1,15 | 1,21 | 1,16 | 1,21 | 1,46
1,12 | 1,24 | 1,34 | 1,33 | 2,08 { 1,09 | 1,18 { 1,09 | 1,15 | 1,19 | 1,14 | 1,22 | 1,41
1,09 | 1,12 | 1,21 | 1,27 | 1,93 | 1,00 | 1,00 | 1,07 | 1,12 | 1,15 | 1,13 | 1,19 | 1,40

© «© ~ N (3, > W [aN]
—
-
—
w
—
M
~n
o

10 1,05 | 1,07 } 1,11 | 1,18 | 1,57 | 1,00 { 1,00 | 1,05 | 1,10 | 1,13 | 1,11 | 1,18 | 1,33
11 1,00 | 1,00 { 1,00 | 1,00 | 1,00 - - 1,01 j 1,01 1,01 | 1,10 | 1,15 | 1,23
Tab. 4.14

Prepaging Faktoren beim LRU+ - Verfahren
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Es ist zunéchst nicht einsichtig, daB die Prepaging Faktoren mit fallenden Speicher-
groBen wachsen, da mit der ArbeitsspeichergréBe auch die Verkettungszeiten verklei-
nert werden, wodurch sich zwangsléufig die mittleren Verkettungslidngen verringern,
was sich zumindest bei unlimitiertem Prepaging in einer Verkleinerung des Prepaging
Faktors niederschlagen mii@te. Die Erkldrung dafiir ist, daB bei gréBeren Arbeits-
speichern die Wahrscheinlichkeit, da sich Seiten von aktuell gewordenen L okalitdten
bereits im Arbeitsspeicher befinden, stark anwi#chst, so daB immer nur ein relativ
kleiner Teil der neuen Lokalitdten vom Sekundérspeicher geladen werden muB.

Die Werte fir den Prepaging Faktor sind Uiber die Programmlaufzeit gemittelt; die
programmtypischen Prepaging F aktoren liegen héher, da am Anfang keine Verkettungs-
informationen vorliegen und erst allmahlich - so wie diese aufgebaut werden -
Prepaging betrieben werden kann und die Prepaging Faktoren von 1 auf ihren
programmtypischen Wert anwachsen. Da P2 eine Fortsetzung von P1 ist (vgl. Kap.
4.3.2), kénnen die programmtypischen Endwerte der Prepaging Faktoren berechnet
werden; sie liegen maximal 20 - 25 % lber den mittleren Werten, &ndern das Bild also
nicht nennenswert.

Die meist unter 2 liegenden Werte der Prepaging Faktoren und die geringen Zuwidchse
durch Erhshung der PREPLIM-Werte von 2 bzw. 3 auf 10 zeigen, daB nur sehr selten
eine griBere Anzahl von Seiten pro Page Fault geladen wird (was die bereits vorher
getroffene Feststellung, da8 PREPLIM = 10 praktisch keine Beschrankung des
Prepaging bedeutet, rechtfertigt). Da nun gerade weitgehendes Prepaging aufgrund
langer Verkettungen das Risiko erhdht, scheint eine Begrenzung des Prepaging zum
Abbau der Extreme (Risiken, aber auch Chancen) grundsétzlich angebracht. Die Bilder
4.26, 4.28 und 4.29, in die die Performance-Kurven fiir PREPLIM = 3 eingetragen sind,

zeigen, daB fir PREPLIM =3 die Vorteile der Prepaging Verfahren angemessen zum

Tragen kommen, die Risiken aber beschridnkt bleiben, was vor allem an Programm P5

sichtbar wird, aber auch aus dem vergleichsweise guten Abschneiden beim Perfor-

mance-MaB MFSR hervorgeht. Bei Programm P4, bei dem der Prepaging Faktor

mehrfach {iber 3 liegt, wére ein etwas groBeres Limit besser.
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Zusammenfassend kann festgestellt werden, daB eine grundsédtzliche Begrenzung des
Prepaging liber die natiirliche Begrenzung durch die Verkettungsl&ngen hinaus sinnvoll
ist und daB PREPLIM = 3 ein guter KompromiB ist, wenn eine einheitliche Vorgabe fiir
alle Programme gemacht werden soll; denkbar und erfolgversprechender wére eine
individuelle Festlegung dieses Parameters fiir jedes Programm, wodurch insbesondere
die Risiken bei nicht rekursiven Programmen gering gehalten werden konnten, ohne

potentielle Vorteile bei gut geeigneten Programmen zu verschenken.

4.3.2 EinfluB der Programmlénge

Es wurde bereits in Kap. 3 darauf hingewiesen, daB aus Aufwandsgriinden immer nur
kurze Zeitintervalle echter Programmlaufzeit simuliert werden kénnen. Um dennoch
Aussagen ilber Tendenzen im Performance-Verhalten ldngerer Programme zu gewin-
nen, wurde Programm P2 als Verlangerung des Programmes Pl ausgelegt. Hierbei
wurden nicht unterschiedlich lange Abschnitte der gleichen Referenzkette verwendet,
sondern eine logische Verlangerung von Programm P1 vorgenommen, indem durch eine
kleine Ablaufsteuerung das aus der IMSL stammende Programm zur Matrix-Inversion
dreimal aufgerufen wurde, um die zuvor durch Zufallszahlen erzeugten Matrizen zu
verarbeiten; von diesem Programmlauf wurde eine eigene Referenzkette erzeugt.
Diese Vorgehensweise entspricht in kleinem MaBstab dem, was typischerweise bei
rechenintensiven Programmen geschieht, né@mlich, daB {iber eine Ablaufsteuerung
funktionsorientierte Programmteile mit verdnderten Eingabedaten immer wieder

ablaufen.

Die Bilder 4.11/4.12, 4.16/4.17 und 4.21/4.22 in Kap. 4.3.1 zeigen fiir die
Verfahrensgruppen LRU, DWS und PFF iibereinstimmend einen gleichartigen Verlauf
der Performance-Kurven, wobei bei P2 der Kurvenverlauf meist etwas glatter ist und
vor allem die Absténde der Performance-Kurven gegeniiber P1 vergriBert sind, die
Performance-Unterschiede zwischen den einzelnen Verfahren also gréBer geworden

sind.
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Die schraffierten Bereiche in den Bildern 4.30 und 4.31 in Kap. 4.3.1 zeigen, daB das
Prepaging Risiko bei Programm P2 nicht - wie man bei oberfléchlicher Betrachtung
erwarten kdnnte - geringer geworden ist, sondern im Gegenteil vergréBert ist. Bei

genauerer Analyse ist dies jedoch aus zwei Griinden verstzndlich:

(a) Es gibt keine Anhaltspunkte dafiir, daB eine zu einem bestimmten
Zeitpunkt erstellte Verkettung bei ldngeren Programmen sicherer ist als
bei kurzen; mit der Programmlaufzeit steigt im Gegenteil die Wahrschein-
lichkeit, daB eine Verkettung revidiert werden muB; dadurch diirfte der
Vorteil aufgewogen werden, der bei lingeren Programmen wegen der auf
die Programmlénge bezogenen Angaben dadurch entsteht, daB sich

Verénderungen relativ gesehen weniger stark auswirken.

(b) Da alle Messungen bei informationslosem Anfangszustand des Verket-
tungsvektors begonnen wurden, miissen zundchst Verkettungen aufgebaut
werden, bevor diese in Form von Prepaging genutzt werden kénnen. Dies
bedeutet, daB erst allméﬁlich mit zunehmendem Programmfortschritt
dberhaupt Prepaging betrieben werden kann und auch erst dann ein Risiko
entsteht. Da diese risikofreie bzw. mit geringem Risiko behaftete
Anfangsphase bei Programm Pl relativ zur Programmlaufzeit ldnger

dauert als bei Programm P2, muB das iiber die Laufzeit gemittelte Risiko

geringer sein als bei Programm P2.

Die Kehrseite des unter (b) vorgebrachten Argumentes ist, daB, weil wéhrend der
relativ linger dauernden Anfangsphase kaum Prepaging betrieben wird, auch der
mdgliche Nutzen kleiner sein muB. Dies wird durch die Bilder 4.34 und 4.35 voll
bestdtigt. In diesen Bildern ist fiir PREPLIM =2 und PREPLIM = 10 relativ zum
jeweiligen Basisverfahren die Performance der Prepaging Verfahren fiir P1 und P2
gegeniibergestellt, und zwar fiir die Performance-MaBe FSR und MFSR.

Mit einer kleinen Ausnahme fir PREPLIM = 2 und extrem kleine m (d.h. weit im
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Thrashing-Bereich) ist die relative Performance bei P2 gegentiber dem Basisverfahren
stets deutlich besser als bei P1, dies gilt insbesondere auch fir das Performance-MaB
MF SR, was bedeutet, daB der Nutzen durch Prepaging bei Programm P2 gegeniiber P1

noch stdrker wichst als das Risiko.

Zusammenfassend 148t sich aufgrund der hier prasentierten Ergebnisse sagen, da@ zu
erwarten ist, daB die durch Prepaging erzielbaren Performance-Gewinne bei lang-
laufenden Programmen eher gréBer sein werden als bei den bei der Simulation

benutzten relativ kurzen Referenzketten.
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4.3.3 Speicherung der Verkettungsinformation

Bei allen bisherigen Messungen wurden die Simulationen mit informationslosem
Verkettungsvektor begonnen. Dies ist unvermeidlich bei Programmen, die erstmalig zur
Ausfiihrung kommen. Am Ende eines Programmlaufes existieren jedoch in Form von
Verkettungen Informationen liber das Programmverhalten, und es liegt der Gedanke
nahe, daB diese Informationen nicht einfach vernachlassigt, sondern gespeichert und
bei einem erneuten Programmaufruf nutzbar gemacht werden sollten. Die praktischen
Probleme, die die Aufbewahrung und sinnvolle Nutzung dieser Informationen in einem
erneuten Programmlauf verursachen konnen, sollen hier nicht untersucht werden,
sondern das Performance - wirksame Potential, das in dieser MaBnahme steckt. Dazuy
wurde der Verkettungsvektor vor einer erneuten Simulation mit den Werten initialj-

siert, die er am Ende einer vorher durchgefiihrten Simulation hatte.

Die Initialisierung des Verkettungsvektors ermdglicht vom Programmstart an Prepa-
ging, wodurch sich insbesondere (bei groBen Speicherplatzvorgaben) die Mdglichkeit
ergibt, daB die Anzahl der Fehlseitenbedingungen die Anzahl der Programmseiten
unterschreitet, was bei Demand Paging oder Prepaging mit nicht initialisiertem
Verkettungsvektor prinzipiell nicht moglich ist. Das hohere MaB an Prepaging fiihrt
jedoch nicht automatisch zu einer Verbesserung der Performance des Verfahrens: Da
der Verkettungsalgorithmus die Verkettungsinformationen permanent Uberpriift und
aktualisiert, kénnte es sein, daB der Verkettungszustand am Programmende nicht sehr
viel brauchbare Informationen fiir den Programmanfang enthilt, so daB sich bei
Nutzung dieser Informationen durch Prepaging die Performance verschlechtern wiirde.
Wegen dieser Befiirchtung wurde als Alternative auch der Zustand des Verkettungsvek-
tors nach AbschluB der ersten Verkettung (Lokalitdt) gespeichert; es zeigte sich
jedoch, daB zu diesem friihen Zeitpunkt der Verkettungsgrad so gering war, da8 die
Nutzung dieser Informationen schon von daher nur geringe Auwirkungen haben konnte.

Diese Alternative wurde deshalb nicht weiter verfolgt, zumal die Messungen ergaben,
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daB die Zweifel an der Brauchbarkeit der libernommenen Verkettungsinformationen

nicht angebracht waren.

Die Messungen wurden fiir die Programme P1 und P5 mit dem LRU+ - und dem DWS+ -
Verfahren durchgefiihrt, mit PREPLIM = 2 bei beiden Programmen und zus&tzlich mit
PREPLIM = 10 bei P1l; die Bilder 4.36 und 4.37 zeigen die Ergebnisse, wobei zum
Vergleich auch die Fehlseitenrate der Normalverfahren (Prepaging ohne Initialisierung

des Verkettungsvektors) und der Basisverfahren eingezeichnet ist.
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Die Bilder zeigen eine deutliche Performance-Verbesserung gegeniiber den Normal-
verfahren, wobei dieses Mal das Programm P5 keine Ausnahme macht. Die Darstel-
lungen der relativen Performance fir das LRU-Verfahren in den Bildern 4.38 und 4.39
zeigen, daB die Verbesserungen gerade im fir die Praxis relevanten Bereich kleiner
Fehlseitenraten besonders groB sind, wobei die Verbesserungen beim Performance-MaB

MFSR ebenso deutlich sind, was unterstreicht, daB sie nicht auf Kosten erhdhter Page-
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In-Raten zustande gekommen sind.

Bei diesen Messungen waren die Prepaging Faktoren bei groBen Arbeitsspeichern
deutlich vergroBert, was auf die Tatsache zuriickzufiihren ist, daB bereits bei leerem
Arbeitsspeicher Prepaging betrieben werden kann und dann die groBeren Verkettungs-
langen zum Tragen kommen, was die in Kap. 4.3.1 aufgestellte These erhirtet, daB bei
Normalverfahren fiir groBe SpeichergrdBen der Prepaging Faktor deshalb relativ klein
ist, weil sich mit hoher Wahrscheinlichkeit erhebliche Teile der bendtigten Lokalitdaten
bereits im Arbeitsspeicher befinden. Der Effekt starken anfinglichen Prepagings wurde
noch dadurch verstérkt, daB, um einen mdglichst starken Preload'-Effekt zu erzielen,

die Beschrinkungen durch den PREPLIM-Parameter beim initialen Page Fault auBer

Kraft gesetzt waren.

Der Erfolg bei diesen Messungen zeigt, daB es wiinschenswert ist, die wahrend eines
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Programmlaufs gesammelten Informationen iiber das Programmverhalten zu konser-
vieren, um sie bei einem erneuten Programmaufruf verwerten zu kdnnen, weil dadurch,
gerade im Bereich fir die Praxis akzeptabler Fehlseitenraten erhebliche Performance-
Verbesserungen mdglich sind. Es sollte zum SchluB noch darauf hingewiesen werden,
daB die relativen Auswirkungen dieser MaBnahme nicht nur mit steigender Fehlseiten-

rate, sondern auch mit steigender Programmlénge abnehmen.

4.3.4 EinfluB der SeitengriBe

Die SeitengroBe wirkt sich die SeitengrdBe in vielerlei Hinsicht auf die Performance
von Programmen und Verfahren aus; es ist deshalb nicht leicht, losgeldst von den

Gesamtwirkungen Aussagen iiber den EinfluB auf das Prepaging Verhalten zu gewinnen.

Zur Durchfiihrung der Untersuchungen wurde ein Teil der Messungen unter Verwendung
einer SeitengréBe von 256 Bytes (d. h., -é- der normalen SeitengriBe von 2048 Bytes)
wiederholt. Die ProgrammgréBen sind in Tab. 4.1 (Kap. 4.1) angegeben; sie sind
aufgrund der dynamischen Fragmentierung deutlich kleiner als bei Verwendung groer
Seiten (die Faktoren bei der Anzahl der von den Programmen belegten Seiten liegen
zwischen 5 und 6, also deutlich unter 8). Zusétzlich zu den bekannten Auswirkungen
einer Seitenverkleinerung bei Demand Paging Verfahren, die bei Prepaging Verfahren
in gleicher Weise wirksam werden, sind fiir das Prepaging speziell zwei gegensétzlich

wirkende Faktoren von Bedeutung:

(a) Da die Verkettungszeiten unabhdngig von der SeitengréBe sind, steigt die
mittlere Linge der Verkettungen (was die Anzahl der verketteten Seiten, nicht
aber was die GroBe des durch Verkettungen verbundenen Speicherraumes angeht).
Dies bedeutet - wie schon mehrfach dargelegt - eine ErhShung des Prepaging

Risikos (insbesondere bei unlimitiertem Prepaging.

(b) Durch die bei kleinen Seiten prdzisere Modellierung der Lokalitdten sinkt die

Wahrscheinlichkeit nicht eindeutiger Verkettungen, soweit sie nicht durch die
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Programmlogik bedingt sind, und damit steigt die Zuverldssigkeit der Verket-

tungsinformation und das Prepaging Risiko verringert sich entsprechend.

Bei den Messungen wurden als alternative Vorgaben fiir Parameter PREPLIM die Werte
2 und 50 gewshlt; sie sind insofern den bei den Messungen mit groBen Seiten
verwendeten Standardwerten 2 und 10 vergleichbar als 2 minimales und 50 (durch
PREPLIM) unlimitiertes Prepaging bedeutet; letztere Aussage wurde durch Messungen
mit PREPLIM = 100, die nur noch kleine Verdanderungen ergaben, erhartet.

In Bild 4.40 ist fir Pl die Fehlseitenrate des LRU-Verfahrens und der davon
abgeleiteten Prepaging Verfahren fiir beide SeitengréBen eingezeichnet. Auffillig ist,
daB der extreme Anstieg der Fehlseitenrate beim Basisverfahren (der sich auBerhalb
des dargestellten Bereiches in mehreren Stufen fortsetzt) ebenso wie durch den
Ubergang zu Prepaging auch durch den Ubergang zu kleineren Seiten nachhaltig
entscharft wird. Ebenso ungewdhnlich ist, daB sich die Kurven der Fehlseitenraten der
beiden SeitengréBen schneiden, und zwar schon bei relativ kleinen Werten der
Fehlseitenrate, die bei den Basisverfahren kaum das Doppelte der priméren Faults
ausmachen; dies hat seine Ursache darin, daB die bei kleinen Seiten bessere
Modellierung der Lokalitdten und die dadurch gegebene Madglichkeit, bei gleicher
SpeichergréBe mehrere Lokalitédten bzw. Lokalitdten hdherer Stufe im Arbeitsspeicher

zu halten, sich bei Programm P1 auBergewdhnlich stark auswirkt.

Die starken Auswirkungen der Seitenverkleinerung bereits auf das Basisverfahren
lassen P1 nicht besonders geeignet erscheinen, den Einflu@ der SeitengroBe auf das
Prepaging Verhalten zu studieren. Bild 4.40 zeigt jedoch, daB auch bei den kleinen

Seiten die Prepaging Verfahren zu einer deutlichen Verbesserung der Performance

gegeniiber dem Basisverfahren fihren.

Als niichstes soll kurz der EinfluB der SeitengrdBe beim DWS-Verfahren diskutiert
werden (Bild 4.41). Ein vergleichbarer EinfluB der SeitengroBe wie beim LRU-

Verfahren ist beim DWS-Verfahren nicht feststellbar. Der bereits in Kap. 4.3.1
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erwahnte groBe Performance-Unterschied zwischen LRU- und DWS-Verfahren wird
durch die kleine SeitengrdBe verringert, weil diese zu Performance-Verbesserungen
beim LRU-Verfahren und Performance-Verschlechterungen beim DWS-Verfahren flihrt.
Die Erhshung der Fehlseitenrate bei Verkleinerung der Seiten bleibt bei allen
Mef@punkten - auch auBerhalb des dargestellten Bereiches - erhalten. Die Zahl der
Programmseiten betrdgt bei der kleinen SeitengrdBe das 6,5-fache der Seitenzahl bei
groBen Seiten. Um annghernd den gleichen Faktor (die Werte schwanken zwischen 5,7
und 10) steigt die Anzahl der Fehlseitenbedingungen bei jeweils gleicher Fenstergréfe
T. DaB der Performance-Unterschied in Bild 4.41 nicht so gro8 ist, liegt daran, da die
Verkleinerung der Seiten bei festem T nicht nur zu einer Erhthung der Fehlseitenrate,
sondern auch zu einer deutlichen Verkleinerung der mittleren Working Set Gré@e fiihrt,
vor allem bei kleinen T-Werten. AbschlieBend kann festgestellt werden, daB sich die
Verkleinerung der Seiten beim DWS-Verfahren erwartungsgemaf auswirkt und daf8 auch

hier durch Prepaging deutliche Performance-Verbesserungen zu erzielen sind.
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Die weiteren Untersuchungen der Auswirkungen der SeitengroBe werden an den
Programmen P4 und P5 durchgefiihrt. In den Bildern 4.42 und 4.43 sind fiir P4 und P5
die Fehlseitenraten fiir das LRU-Verfahren und die abgeleiteten Prepaging Verfahren
fir beide SeitengrtBen eingetragen. Bei beiden Programmen sind nennenswerte
Verdnderungen der Performance zwischen den jeweiligen Basisverfahren und Prepaging
Verfahren der verschiedenen SeitengrdBen nicht erkennbar. Bei P5 ist feststellbar, dag
bei beiden SeitengroBen in gleicher Weise ein Performance-Gewinn nicht zu erzielen
ist und daB verstdrktes Prepaging eher zu einer Verschlechterung der Performance
fihrt.

Bei P4 ist ebenso wie schon bei Pl erkennbar, daB die Abstdnde der Performance-
Kurven voneinander bei kleinen Seiten vergroBert sind gegeniiber den Abstinden beij
groBen Seiten, der Performance-Gewinn durch Prepaging also vergroBert ist. Bej

unlimitiertem Prepaging ist dies ganz deutlich, bei PREPLIM = 2 zumindest bei P4
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nicht; dies liegt daran, daB P4 ein flir Prepaging gut geeignetes Programm ist, das

vergleichsweise hohe Prepaging Faktoren erreicht (vgl. Tab. 4.14 in Kap. 4.3.1), so daB

PREPLIM = 2 zu einer echten Einschrinkung des Prepaging und des damit verbundenen

Nutzens fiihrt und diese Restriktion sich bei kleinen Seiten stédrker auswirkt als bei

groBen Seiten.

In Bild 4.44 ist die relative Performance fiir P4 aufgetragen. Hierbei zeigt es sich, da

die relative Performance bei kleinen Seiten im Vergleich zur relativen Performance

bei groBen Seiten nicht so glinstig verlduft wie man es aufgrund der abscluten

Darstellung in Bild 4.42 erwartet hidtte. Dies hat zwei Ursachen:

(a)

(b)

Aufgrund der dynamischen Fragmentierung benétigt ein Programm bei kleinen
SeitengrdBen weniger Speicherplatz und erreicht deshalb bereits bei kleineren
ArbeitsspeichergroBen den Zustand, daB Uber die prim#ren Page Faults hinaus
kaum Faults auftreten und somit Verbesserungen der Fehlseitenrate nicht mehr
mdglich sind. Dies ist auch daran zu erkennen, daB die fiir die beiden
SeitengrdBen &hnlich aussehenden Kurven fir die kleinen Seiten etwas in

Richtung kleinerer ArbeitsspeichergréBen verschoben sind.

Die relativen Performance-Werte sind auf die Page Faults des jeweiligen
Basisverfahrens bezogen. Da nun im Bereich groBer SpeichergréBen (und kleiner
Fehlseitenraten) die Anzahl der Page Faults wesentlich durch die Anzahl der
Programmseiten (= Anzahl primérer Faults) bestimmt ist und diese bei den
kleinen Seiten um ein Vielfaches (etwa Faktor 6) gréGer ist als bei groBen Seiten,
sind die BezugsgrdBen bei kleinen Seiten erheblich gréBer, so daB sich fiir die
relative Performance vergleichsweise unglinstige Werte ergeben. Dieser Effekt
wird umso schwicher, je gréBer die Fehlseitenrate ist, d. h., je geringer der

EinfluB der priméren F aults ist.

Der unter (b) genannte Effekt ist vermeidbar, wenn an Stelle der Fehlseitenrate die

Fehlseitenrate der vermeidbaren Page Faults (d. h. unter Vernachldssigung der
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priméren Faults) verwendet wird. In diesem Fall wird die Anzahl der prinzipiell
vermeidbaren Page Faults der Prepaging Verfahren zu der entsprechenden Zahl der
Basisverfahren in Beziehung gesetzt. Dies ist fiir Programm P4 in Bild 4.45 geschehen.
DaB der unter (a) beschriebene Effekt von dieser Anderung der Darstellung nicht
beriihrt wird, ist klar und kann wie in Bild 4.44 aus der Verschiebung der Kurven fur

kleine Seiten in Richtung kleiner Speichergrien abgelesen werden.

Diese Darstellung ist insofern eine interessante Alternative, als eine Beziehung
zwischen der Performance der Verfahren und dem prinzipiell Machbaren hergestellt
wird. Ihr Nachteil - und deshalb wird sie auch sonst nicht verwendet - ist, daB die
relative Bedeutung der einzelnen Page Faults mit abnehmender Fehlseitenrate
Uberproportional zunimmt.

Die Folge ist, daB bereits kleine, zufallige Verschiebungen der gegenseitigen
Performance einen deutlichen Niederschlag finden, was solchen Effekten eine

irrefiihrend hohe Bedeutung zukommen 148t und Uberdies zu einem sehr unruhigen
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Fir hohe Fehlseitenraten (kleine ArbeitsspeichergréBen) unterscheiden sich die

Darstellungen in den Bildern 4.44 und 4.45 kaum.
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50 kBytes
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Bild 4.46

PS: Relative Performance der Verfahren LRU und LRU+

in AbhBngigkeit von der Seitengrife
Prepaging.

In Bild 4.46 ist die relative Performance
fur P5 dargestellt. Bei der Fehlseitenrate
ergibt sich fiir PREPLIM = 50 bei kleinen
Seiten eine Verbesserung gegeniiber
PREPLIM = 10 bei groBen Seiten (zumin-
dest bei mittleren und kleinen Arbeits-
speichergriBen); eine analoge Verbes-
serung ist bei der modifizierten Fehl-
seitenrate nicht feststellbar, was auf
eine erhohte Page In-Rate bei kleinen
Seiten hindeutet. Bei PREPLIM=2
schneiden die kleinen Seiten bei MFSR
relativ etwas glinstiger ab als bei FSR,
eine Folge der sich bei kleinen Seiten

stdarker auswirkenden Limitierung beim

Alle Unterschiede sind jedoch gering und #ndern an den grundsatzlichen

Verhéltnissen zwischen Demand Paging Verfahren und Prepaging Verfahren nichts.

Zusammenfassend kann festgestellt werden, daB die SeitengrdBe keinen entscheidenden

EinfluB auf die Funktion der Prepaging Verfahren hat. Verkleinerung der SeitengroBe

hat einen leicht positiven Effekt auf die Performance der Prepaging Verfahren in dem

Sinne, daf} die Performance durchweg geringfiigig besser ist und die positiven Effekte

des Prepaging etwas stabiler und gleichm&Biger sind. Es liegt auf der Hand, daB die in

Kap. 4.3.3 beschriebenen durch Speicherung der Verkettungsinformation mdglichen

Effekte (Preload, sofortiges Prepaging) bei kleineren SeitengréBen noch verstarkt zum

Tragen kommen.
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4.3.5 Alternative Verkettungen

Es wurden Messungen mit den in Kap. 3.3.2.2 beschriebenen vereinfachten Verket-
tungsalgorithmen, im folgenden mit V1 und V2 bezeichnet, durchgefiihrt. Fiir das L RU-
Verfahren sind die Ergebnisse fiir die Programme P1, P4 und P5 in den Bildern 4.47,
4.48 und 4.49 zusammen mit den Ergebnissen der Normalverkettung eingetragen; auch
das normale LRU-Verfahren ist zum Vergleich eingezeichnet.

Zur Erleichterung der Interpretation der Bilder soll zundchst eine globale verglei-
chende Wertung der verschiedenen Verkettungen vargenommen werden. Dazu ist in
Tab. 4.15 die relative Performance der verschiedenen Varianten bezogen auf das
Basis-LRU-Verfahren und gemittelt iber alle MeBpunkte eingetragen. Um eine
Uberbewertung der Verhiltnisse bei hohen Fehlseitenraten zu vermeiden, wurde dazy
die relative Performance fiir jeden MeBpunkt ermittelt und anschlieBend von den

Werten das Mittel gebildet.

Zundchst kann wertungsfrei festgestellt werden, daB beim Performance-MaB FSR die
Verkettungsvariante V2 bei P1 geringfiigig, bei P4 und PS deutlich schlechter als die
beiden Konkurrenten abschneidet und daB die Unterschiede beim Performance-MagB

MF SR noch deutlicher sind.

LRU+, PREPLIM=2 LRU+, PREPLIM=10

Programm | LRU FSR MFSR FSR MFSR
normal V1 V2 normal Vi V2 normal vl V2 normal Vi V2

P1 100 68,7 68,1 68,8 73,8 73,9 74,7 61,0 63,6 61,6 73,4 76,6 76,1

P4 100 83,9 83,2 | 100,4 91,0 90,6 | 111,1 67,2 78,1 90,9 80,0 88,2 | 102,2

P5 100 96,9 101,7 | 130,1 { 104,9 112,5 | 136,8 | 102,3 112,2 | 129.4 | 122,5 144,2 | 179,9

Tab. 4.15

Relative Performance der auf den Verkettungsvarianten basierenden Prepaging Verfahren

bezogen auf das Normalverfahren LRU
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Diese Beobachtung deckt sich mit dem, was aufgrund der Definition auch theoretisch
ableitbar ist:

Bei der Verkettung V2 entfdllt die Zeitlimitierung der Verkettungen und damit der
Versuch, Verkettungen nur innerhalb von Lokalitdten vorzunehmen. Die Folge ist, daB
die Programmseiten in einem sehr viel htheren MaBe verkettet werden und die
Unterschiede um so groBer werden, je kleiner bei den Alternativverfahren die
Verkettungszeit vorgewiahlt wurde, d. h., je kleiner die ArbeitsspeichergriBe ist, da
beim LRU-Verfahren Speichei‘gr&iﬁe und Verkettungszeit gekoppelt sind. Durch die
erhthte Zahl von Verkettungen kann in stdrkerem Umfang Prepaging betrieben werden,
wobei das Risiko iber das normale MaB hinaus ansteigt, weil auch Verkettungen
zwischen verschiedenen Programmteilen bestehen konnen. Das erhohte MaB an
Prepaging kann bei glinstigem Programmverhalten, wie es etwa das Programm P1 zeigt
- und dies ist auch den Bildern 4.47 bis 4.49 zu entnehmen - zu einem relativ glinstigen

Verhalten bei groBen SpeichergroBen flhren, insbesondere auch dann, wenn das Risiko
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— einer erhohten Page In-Rate durch eine

200 e LAY kleine Vorgabe von PREPLIM begrenzt

o PREPLIM =

. * PREPLIM:10 ist, Bei kleinen SpeichergréBen kommen
LRU»
~~~~~~ LRSIV die Nachteile des einfachen Verfahrens

e LRGIVE

180 -y

dann zum Tragen. Mit abnehmender Spei-
chergroBe wichst das Risiko beim Pre-
" paging, weil der relative Anteil des
verflgbaren Speichers, der fiir Prepaging
beansprucht wird, steigt, was unter ande-
ot rem dazu fihrt, dal zunehmend hochwer-

tige Seiten im Sinne der LRU-Prioritéts-

liste aus dem Speicher entfernt werden

0 Y miissen, um Prepaging betreiben zu kén-

10 Ky

Bild 4.49
P5: Performance des Verfahrens LRU+ flir verschiedene nen., Wenn unter diesen L}mf;taﬂd@n mit

Varianten der Verkettung

geringwertigen Verkettungsinforma-
tionen und evtl. in erheblichem Umfang (groBes PREPLIM) Prepaging betrieben wird,
dann sind deutliche Abstriche gegeniiber den konkurrierenden Verfahren unvermeidlich,
Die Daten in Tab. 4.15 und der Kurvenverlauf unterstreichen dies und lassen die
Variante V2 im Vergleich zu V1 abfallen, so daB im folgenden nur noch die Variante V1

diskutiert wird.

Zur vergleichenden Wertung der beiden Verkettungen (Normalverkettung und V1) wird
zundchst Tab, 4.16 herangezogen. In dieser Tabelle ist ein '+' - Zeichen eingetragen,
wenn die Performance des Prepaging Verfahrens basierend auf der Normalverkettung
besser ist als die des auf der Verkettung V1 basierenden Verfahrens. Da bei dieser
Tabelle die GroBe der Qualitdtsunterschiede nicht erfaBt wird, kann daraus keine
umfassende qualitative Wertung abgeleitet werden (so ist z. B. fir MFSR mit
PREPLIM = 2 bei P1 an vier MeBpunkten V1 besser als das Normalverfahren und nur

zweimal das Normalverfahren besser; dennoch schneidet insgesamt das Normalverfah-
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index der PREPLIM=2 PREPLIM=10
Speicher~ Pl P4 P5 Pl P4 P5 ¢l -1 00
vorgabe FSR| MFSR | FSR { MFSR| FSR | MFSR | FSR{ MFSR| FSR | MFSR| FSR | MFSR
1 + + + + + + + + - + + + '+' = Normal
2 - - + + + + + + + + + + besser
3 - - - - + + - + + + + + als V1
4 + + - - 0 + + + + + + +
5 - + - - + + 0 - + + + +
6 - + - - + + - - + + + +
7 - - 0 0 + + - + + + + +
8 - - 0 04+ + 0 + 0 0 + +
9 0 + 0 0 ¥ + - + 0 0 + +
10 - - 0 0 + + 0 0 0 0 + +
11 0 0 0 0 0 0 ] 0
+ 2 5 2 2 9 10 3 7 6 7 110 10 73127 128 Gesamt
- 7 5 4 4 0 0 4 2 1 0 0 0 j--mede-t *
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SRS ERROR SUNUUNS FROUNY JSNS SRR R, A MO LA LA 19 61 8 | ESR, PREPLIM=10
U DY . S U (. S N DU SRS NS SR B A0 A _32.3.16 116 1 PSR _____
ANPRR DU A0 SNNUIUUN SUNVS. S5 NN NN, A0 IUUIPRS RPIIIE SRR AU B R Jo 713 6 | FESR,PREPLIM=Z _ |
R RN NP U T W S A A AU S S cecdo B 280 ¢ L B J MESR,PREPLIMs1O |
AU TS 0 NS DU S NN SN0 FURR T SPRUG SR 208 NN S ®oAL LM f 12 ) MPSR ]
IS U NG 'O AU .00 SRS S SRS A SO B 2300 20 114 | PREPLIM=2 . . ..
# % ® * #* * 43 7114 PREPLIM=10
Tab. 4.186
Relative Performance der LRU+ - Verfahren auf der Basis der Normalverkettung und der Variante V1

ren besser ab, wie aus Tab. 4.15 ersichtlich ist); es werden aber charakteristische

Unterschiede sichtbar. Drei Dinge sind ablesbar:

(1) Beim Ubergang vom Performance-MaB FSR zum Performance-MaB MFSR
verschiebt sich die Relation zugunsten der Normalverkettung. Dies bedeutet, daf3
bei V1 tendenziell mehr Seiten geladen werden, wodurch unter Umsténden jedoch

auch eine Reduktion der Fehlseitenrate erzielt wird.

(2) Beim Ubergang von PREPLIM = 2 zu PREPLIM = 10 erhoht sich das Risiko bei V1
stdrker als bei der Normalverkettung, so daB sich eine Verschiebung zugunsten

des Normalverfahrens ergibt.

(3) Vergleicht man die Gesamtzahl der '+' - und '-' - Zeichen (73: 27), so ergibt sich

liber alles eine Uberlegenheit des Normalverfahrens.

Die Tendenzen, die in (1) und (2) sichtbar werden, decken sich mit dem, was man

aufgrund der Definitionen der Verkettungen erwarten wiirde:
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Die Normalverlfettung ist eine restriktive Verkettung in dem Sinne, daB nicht sicher
erscheinende Informationen (manifestiert dadurch, daB die Page Fault Folge abweicht
von einer bereits eingetragenen Verkettung) geléscht werden, wodurch insgesamt der
Grad der Verkettungen verkleinert und insbesondere die mittlere Linge bestehender
Verkettungen reduziert wird, d.h., die Menge der benutzbaren Informationen wird
verkleinert, die Zuverldssigkeit der verbleibenden Verkettungen erhoht. Bei der
Nutzung der Informationen wirkt sich das so aus, daB weniger Prepaging betrieben wird
und die groBen Risiken, die durch lange Verkettungen entstehen, abgebaut werden. Dies
wirkt sich in der Performance positiv aus, wenn die Verkettungsinformationen
unzuverlassig sind (wie es fir nicht rekursive Programme typisch ist) oder wenn das
Prepaging Risiko besonders gro8 ist, was bei langen Verkettungen und nicht durch
PREPLIM eingeschrinktem Prepaging und / oder kleinen ArbeitsspeichergréBen der

Fall ist.

Bei der Verkettung V1 wird die Wertminderung der Verkettungsinformation, die aus der
Tatsache der Veridnderung resultiert, ignoriert und die neue Verkettung wertgleich
eingetragen und nachfolgend benutzt. Beim Normalverfahren werden an solchen
Stellen, um das Risiko unnétiger Ladevorgange zu mindern, Page Faults in Kauf
genomren. Sollte die neue Verkettung Bestand haben, bringt die Vorgehensweise beim
V1-Verfahren Performance-Vorteile. Wird das allgemeine Prepaging Risiko durch
Vorgabe nicht zu groSBer PREPLIM-Werte limitiert (was nach den Ausfiihrungen in Kap.
4.3.1 ohnedies sinnvoll ist), so ist das Folgeseitenverfahren auf der Basis der
Verkettung V1 flr realistische SpeichergroBen dem Normalverfahren fast ebenbiirtig,
insbesondere, wenn der geringere Implementationsaufwand und Overhead beriicksich-

tigt werden. Noch geringer werden die Unterschiede, wenn durch programmabhéngige

Vorgabe von PREPLIM das vergleichsweise schlechte Abschneiden bei im Sinne des

Prepaging schlecht konditionierten Programmen verhindert wird.

Die entsprechenden Vergleichsmessungen wurden auch fiir das DWS-Verfahren durch-~
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gefiihrt. Sie fiihrten ebenfalls zu dem Ergebnis, daB das Folgeseitenverfahren auf der
Basis der Verkettung V1 fir verniinftige FenstergrdBen T, d. h. fir nicht zu kleine
ArbeitsspeichergroBen m als im wesentlichen gleichwertiges Verfahren angesehen

werden kann.
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4.4 Zusammenfassung

Es wurden an fiinf nach unterschiedlichen Kriterien ausgew&hiten Testprogrammen
umfangreiche MeBreihen zur Feststellung der relativen Performance von Prepaging
Verfahren und vergleichbaren Demand Paging Verfahren durchgefiihrt. Bei den
optimalen Verfahren fester und variabler ArbeitsspeichergriBe sind die Performance-
Daten der Prepaging Verfahren in gleicher Weise fiir alle Testprogramme und iiber das
gesamte Spektrum der Parameterwerte mit deutlichem Abstand besser als die der
Demand Paging Verfahren. Diese Aussage gilt auch bei Verwendung des Performance-
MaBes MFSR (vgl. Kap. 3.1.3), was die prinzipielle Uberlegenheit der Prepaging

Verfahren unterstreicht.

Bei den realisierbaren  Verfahren wurden Folgeseiten-Verfahren auf der Basis des
LRU-, DWS- und PFF-Verfahrens mit den jeweiligen Basisverfahren verglichen, wobeij
fir die Untersuchung verschiedener spezieller Aspekte vorwiegend die Verfahren LRU
und LRU+ herangezogen wurden, die als Verfahren fester ArbeitsspeichergriBe fiir

vergleichende Untersuchungen besonders geeignet sind.

Zundchst zeigen die Messungen, daB bei den Programmen P1 bis P4 die Fehlseitenrate
der Prepaging Verfahren fiir alle Parametervorgaben stets kleiner ist als bei den
Demand Paging Verfahren; diese Aussage bleibt qualitativ auch bei Verwendung der
modifizierten Fehlseitenrate erhalten. Es bestatigt sich aber auch, daB - in
Ubereinstimmung mit Uberlegungen in Kap. 3.3.2.1 - bei Programmen, die kein
rekursives Verhalten in dem dort angegebenen Sinne zeigen und wofiir Programm P5
ein extremes Beispiel ist, durch Prepaging nach dem Folgeseiten-Prinzip keine

Performance-Verbesserungen moglich sind.

Als bemerkenswerte Eigenschaft der Prepaging Verfahren muB festgehalten werden,
daB ihr positives Abschneiden beim Vergleich nicht an eng begrenzte Randbedingungen
gekniipft ist. Dies manifestiert sich in der Eindeutigkeit der Relation bei allen

Folgeseiten-Verfahren iiber das gesamte Spektrum der Parametervorgaben, und es wird
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noch dadurch unterstrichen, daB auch die Verdnderung von anderen, auf die
Performance von Seitenaustauschverfahren wirksamen Gro8en, wie etwa eine Ver-
kleinerung der SeitengroBe, an den Verhdltnissen nichts @ndert. Dariber hinaus ist eine
weitere Verschiebung zugunsten der Prepaging Verfahren mdglich, wenn es gelingt, die
am Ende eines Programmdurchlaufs in Form von Verkettungen vorhandene Information
Uber das Programmverhalten zu konservieren und bei einem erneuten Aufruf des
gleichen Programms nutzbar zu machen. Desgleichen zeigen die Messungen, und dies
ist auch aufgrund theoretischer Uberlegungen einsichtig, daB sich rekursives Pro-
grammverhalten stdrker auswirken kann, wenn die Laufzeiten langer sind; somit fihren
die relativ kurzen Zeiten realer Programmlaufzeit, wie sie der betrachtliche Aufwand

der Simulationen nur zulagt, eher zu einer Benachteiligung der Prepaging Verfahren.

SchlieBlich haben Untersuchungen mit alternativen Methoden zur Erstellung der
Verkettungsinformation deutlich gemacht, daB auch auf der Basis von Verkettungen,
die mit sehr geringem Overhead erzeugt werden konnen, praktisch gleichwertige

Prepaging Verfahren mit geringfligig abweichender Charakteristik entstehen.

Zusammenfassend muB als Ergebnis der durchgefiihrten Messungen festgehalten
werden, daB Prepaging nach dem Folgeseiten-Prinzip, insbesondere bei Programmen
mit Strukturen, wie sie fiir langlaufende Programme typisch sind, deutliche und stabile
Performance-Verbesserungen gegeniiber den jeweils zugrunde liegenden Demand

Paging Verfahren bewirkt.
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5 AUSBLICK

Die Untersuchungen dieser Arbeit haben gezeigt, daB es mdglich ist, in realisierbaren
Verfahren Informationen iiber Referenzstrukturen von Programmen zu gewinnen, die
fur Prepaging Verfahren verwertbar sind. Es ist aber sicher, daB das Erkennen von
Struktur in den Referenzketten dadurch erschwert ist, daB die Referenzketten eine
Superposition veschiedener Referenzstrdme (Instruktionen, skalare Konstanten und
Variable und Datenfelder) darstellen, wobei fiir jede dieser Teilketten Struktur leichter
sichtbar wird. Aus diesem Grunde und weil gerade bei Datenfeldern wegen der im
allgemeinen einfachen Speichervorschrift und den hdufig sehr einfachen Zugriffs-
algorithmen die Referenzstruktur relativ einfach und damit leicht erkennbar und
beschreibbar ist, beziehen sich die Untersuchungen in einer Reihe von Arbeiten /M 1,
S5, T 2/ nur auf Datenfelder. Mit der gleichen Begriindung kdnnen auch Folgeseiten-
Verfahren definiert werden, bei denen nur Referenzen auf Datenfelder oder Referen-
zen auf Datenfelder und Referenzen auf Instruktionen (einschlie@lich der skalaren
GroBen) getrennt verkettet werden. Man kann erwarten, daB dadurch eine zuverlds-
sigere Beschreibung des zukiinftigen Programmverhaltens durch die Verkettungsinfor-
mationen erreicht wird, weil nicht eindeutige Verkettungen entfallen, die durch
Anwendung des gleichen Programmes auf verschiedene Datenfelder oder die Verarbei-

tung eines Datenfeldes durch verschiedene Programme zustande kommen.

Fiir eine ausschlieBliche Beriicksichtigung der Datenfelder spricht auch die Entwick-
lung auf dem Hardware-Gebiet. Bereits seit einigen Jahren besteht in zunehmendem

MaBe die Tendenz, zugunsten eines groBeren Arbeitsspeicherausbaus auf Trommel-

bzw. Festkopfplattenspeicher zu verzichten, und in ndherer Zukunft werden mit

ArbeitsspeichergroBen von mehreren MBytes bei durchschnittlichen Systemen und

deutlich tber 10 MBytes bei groBen Installationen die vorgenannten elektromechani-

schen Speicher vollstédndig iiberflissig werden. Bezogen auf solche Arbeitsspeicher-

grdBen werden Instruktionen und skalare GroBen der iberwiegenden Mehrzahl aller
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Programme nur einen sehr kleinen Teil des verfligbaren Speicherplatzes beanspruchen,

so daB man daran denken kann, das Paging auf Datenfelder zu beschranken.

Was die Auswirkungen der miglichen Entwicklungen der Hardware auf das Paging-

Konzept angeht, so zeichnen sich zwei Alternativen ab:

(1) Trommel- und Festkopfplattenspeicher fallen als erste Stufe der Sekundérspeicher
ersatzlos weg.
Wegen des dann groBeren Geschwindigkeitsunterschiedes der direkt Information
austauschenden Speichermedien (Arbeitsspeicher/Plattenspeicher mit beweglichem
Arm) wird nach CHU und OPDERBECK /C 4/ die Verwendung grdBerer Seiten
nahegelegt, so daB die Phinomene einer SeitenvergréBerung und relativ geringer

Fehlseitenraten in den Vordergrund riicken.

(2) Trommel- und Festkopfplattenspeicher werden durch neue, leistungsfdhigere
vollelektronische Speichermedien ersetzt.
In diesem Falle werden hthere Fehlseitenraten moglich; dadurch ist nach CHU und
OPDERBECK /C 4/ eine Verkleinerung der Seiten angebracht. Bei Systemen mit
hohen Paging-Raten (etwa Timesharing-Systemen) hat bereits heute die durch die
groBe Anzahl der Systemunterbrechungen verursachte Systembelastung ein Ma@
erreicht hat, das sinnvollerweise nicht wesentlich Gberschritten werden kann. Ein
héherer DatenfluB zwischen den Speicherebenen ohne Erhdhung des System-

Overheads kann auf zwei Arten erfolgen:

(a) Durch Verwendung einfach.ster Algorithmen wird der Overhead je Transaktion
verringert.
Die Verwendung sehr einfacher Algorithmen wiirde es erméglichen und
nahelegen, die Steuerung des Informationsaustausches in die Hardware zu
verlegen, wodurch eine gegeniiber einer Software-Ldsung sehr viel griéBere

Reduktion des Overheads erreicht wiirde.
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(b) Durch Verwendung von Prepaging Verfahren kann ein hoherer DatenfluB bei
gleichzeitiger Verringerung der Anzahl der Programmunterbrechungen erreicht
werden.

Die Untersuchungen dieser Arbeit haben gezeigt, daB Prepaging Verfahren in
der Lage sind, die Anzahl der Fehlseitenbedingungen und damit bei Verwendung
autonomer E/A-Prozessaren die Anzahl der Systemunterbrechungen zu ver-
ringern, wobei dies aber in der Regel mit einer Erhdhung der Belastung des

Paging-Kanals verbunden ist.

Zusammenfassend kann bezliglich der Entwickiung der Rechner-Hardware festgestelit
werden, daB - bei allen Unsicherheiten im einzelnen - in der ndheren Zukunft die
ArbeitsspeichergrdBen deutlich schneller als die Rechenleistung zunehmen werden, was
bei herkémmlichen Anwendungen zu einer gewissen Entspannung der Paging Problema-
tik filhren wird; bei neueren Anwendungen (z. B. Datenbanksystemen) diirfte das Paging

Problem jedoch kaum an Bedeutung verlieren.

Zum SchluB soll noch die Frage erértert werden, in welche Richtung sich Prepaging
Verfahren weiter entwickeln kénnten. Es gibt drei Mdglichkeiten der Realisierung von
Prepaging Verfahren, die sich vor allem durch die Art und Weise der Beschaffung der

fiir Prepaging verwertbaren Informationen tber das Programmverhalten unterscheiden.

(1) Wahrend des Programmablaufs werden durch das Betriebssystem aktuelle Informa-
tionen iiber das Programmverhalten gesammelt und nachfolgend noch wihrend der

Programmausfiihrung verwertet. Diese Methode wurde bei den in dieser Arbeit

vorgestellten Folgeseiten-Verfahren angewendet.

(2) Auf Grund von Modellvorstellungen des Programmverhaltens bzw. der Referenz-

struktur werden Prepaging Algorithmen definiert; dies ist die Vorgehensweise in

/S 5/.

(3) Informationen {iber das Programmverhalten liegen bereits vor Beginn der Pro-
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grammausfiihrung auf Grund von Angaben des Programmierers und/oder des

Compilers vor. Diese Methode wurde von TRIVEDI /T 2/ untersucht.

Es ist festzustellen, daB die Methoden (2) und (3) ausschlieBlich auf Datenfelder
angewendet wurden und auch nur dort Erfolg haben konnen, was jedoch nach den
bisherigen Ausfiihrungen in diesem Kapitel kein gravierender Nachteil sein VmuB.
Interessant fiir zukiinftige Untersuchungen kdnnten Prepaging Verfahren sein, die auf
einer Kombination der Methoden (1) und (3) beruhen. Auf der Problemebene sind in
erheblichem Umfang Kenntnisse (iber Referenzschemata von Datenfeldern vorhanden,
die bisher auf dem Weg bis zum ausfiihrbaren 'Maschinenprogramm verloren gehen. Es
solite prinzipiell mdglich sein, solche Kenntnisse durch geeignete Sprachkonstrukte im
Zusammenspiel mit darauf abgestimmten Betriebssystemen nutzbar zu machen. Um
den Aufwand an dieser Stelle nicht allzu sehr anwachsen zu lassen, werden in der Regel
nur bedingte Zusammenh&nge herstellbar sein, die aber durch Kopplung an das
Referenzgeschehen wiahrend der Programmausfiihrung zu sicheren Aussagen (ber

zukiinftiges Programmverhalten fiilhren.
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Anhang A

Tabellen der Performance-Daten der optimalen Verfahren
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FsR - 10° MFSR - 10° Page In's
pro 106
m | LRU | OPT |PREOPT | OPR | PREOPT | OPR | Referenzen
OPR
20 | 1887,6 | 59,7 | 561,6 | 127,8 | 577,9 | 351,9 | 969,0
30 | 81,0 | 259,4 | 235,5 | 29,9 | 265,6 | 102,3 | 350,
35 | 816,7 | 157,4 | 131,8 | 25,0 | 144,2 | 68,7 | 188,6
40 | 742,9 | 56,8 | 31,5 20,7 | 42,3 | 36,7 65,1
45 | 50,0 | 33,9 10,5| 1,9 | 18,9 8,4 37,4
50 | 43,3 | 32,0 7.8 13| 158 6,9 35,2
55 | 42,5 | 30,7 | 67| 1,1 144 6,0 33,1
60 | 40,9 | 29,3 | 40| 1,1 | 10,9 5,8 31,2
70 | 32,8 | 266 22| 08| 7.5 4,9 29,6
80 | 30,7 | 22| 05| 05| 3,6 3,6 24,2
90 | 28,2 | 28,2 03| 03| 26 2,6 24,2
Tab. 4.4

P1: Performance-Daten

fiir LRU, OPT, PREOPT und OPR
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FSR - 10° MFSR - 10° Page In's
pro 10
m LRU OPT PREOPT OPR PREOPT OPR Referenzen
OPR
20 | 1925,6 598,3 566,3 130,1 582,1 355,6 972,1
30 817,3 255,9 234,3 29,8 244,9 101,9 348,2
35 813,0 153,4 132,0 25,0 142,9 67,9 184,5
40 749,5 51,6 31,6 20,8 40,4 35,4 60,4
45 46,1 27,4 9,8 1,7 16,4 7,4 32,3
50 38,5 24,1 7,3 1,2 13,3 5,6 27,3
55 36,7 21,9 5,2 1,1 10,7 5,3 25,7
60 34,2 19,6 3,3 0,9 8,1 4,4 21,9
70 22,4 15,1 1,6 0,7 4,9 3,5 16,9
80 20,4 11,1 1,2 0,5 3,6 2,5 11,9
90 8,6 8,6 0,4 0,3 1,8 1,5 8,6
Tab. 4.5

P2: Performance-Daten fiir LRU, OPT, PREOPT und OPR
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FSR - 10° MFSR - 10 Page In's
6
pro 10
m LRU OPT | PREOPT | OPR | PREOPT | OPR | Referenzen
OPR
10 | 1457,8 | 771,0 | 542,2 | 337,7 | 646,5 | 579,6 994,8
12 | 553,0 | 389,5 | 164,4 70,8 | 253,1 | 184,1 478,9
15 | 410,0 | 203,3 | 157,2 62,7 | 178,8 | 135,7 298,5
18 | 260,0 | 76,3 | 59,1 43,0 | 67,2 63,3 93,0
20 60,7 | 26,9 | 21,7 10,5 | 24,2 20,5 40,3
23 27,1 8,5 4,2 3,6 6,0 5,8 9,4
25 6,9 5,0 1,0 0,5 2,2 1,7 5,8
30 5,3 4,2 0,7 0,5 1,7 1,6 4,9
35 4,6 3,9 0,3 0,3 1,1 1,1 4,0
40 3,9 3,9 0,1 0,1 0,6 0,6 3,9
Tab. 4.6

P3: Performance-Daten fiir LRU, OPT, PREOPT und OPR
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FSR - 108 MFSR - 10° Page In's

m LRU OPT PREOPT OPR PREOPT OPR Ezgeignzen
OPR

10 | 325,4 | 323,2 | 71,3| 68,8 | 151,8 | 149,3 324,1
15 | 213,9 | 212,9 | 31,3 | 29,2 81,3 | 79,0 213,4
20 | 134,7 | 134,3 | 17,3 | 15,9 48,3 | 46,2 134,4
25 | 81,4 | 81,4 | 10,3 9,1 28,9 | 27,2 81,4
30 | 43,9 | 43,9 7,1 6,2 17,7 | 16,5 43,9
35 | 19,0 | 19,0 4,5 3,8 9,3 8,5 19,0
40 7,1 7,1 1,1 0,7 2,8 2,3 7,1
45 6,6 6,3 0,5 0,2 1,8 1,2 6,3
50 6,6 5,9 0,5 0,2 1,8 1,2 5,9
55 6,1 5,5 0,5 0,2 1,7 1,1 5,5
65 5,1 5,0 0,2 0,1 1,1 0,9 5,0
Tab. 4.7

P4: Performance-Daten fiir LRU, OPT, PREOPT und OPR
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FSR - 10° MFSR - 10° Page In's
pro 100
m | LRU [ OPT | PREOPT [ OPR | PREOPT | OPR | Referenzen
OPR
20 | 901,9 | 455,6 | 287,56 | 161,2 | 361,9 | 311,6 | 602,3
25 | 258,1 | 138,4 | 73,7 | 40,5 | 101,0 | 83,7 | 173,0
27 | 175,9 | 100,7 | 49,8 | 24,4 | 70,8 | 55,4 | 125,9
30 | 18,0 | 73,7 | 32,9 | 12,3 | 49,3 | 33,8 92,9
35 | 81,1 | 51,0 | 22,0 6.6 | 33,5 | 20,5 63,0
40 | 56,6 | 42,4 | 11,6 3.8 | 22,2 | 13,9 50,7
45 | 50,0 | 39,3 | 7.6 2,6 | 17,3 | 11,2 48,1
50 | 47,4 | 37,0 | 7,1 1,9 | 16,2 9,2 44,8
55 | 46,0 | 35,1 | 6.6 1,4 | 15,3 7,7 42,2
60 | 45,5 | 33,9 | 5,2 1,2 | 13,3 7,0 41,0
70 | 48,3 | 32,9 | 3.6 0,9 | 10,8 5,9 36,5
Tab. 4.8

P5: Performance-Daten fiir LRU, OPT, PREOPT und OPR




DWS VMIN VMINPP1 VMINPP2
T FSR m FSR m FSR MFSR m FSR MFSR m
1000 { 1329,3 | 11,09 | 1329,3 9,77 | 325,6 | 657,9 | 10,27 | 348,2 | 617,6 | 10,44
5000 378,6 | 12,89 378,6 | 11,03 | 101,4 | 196,0 | 11,45 | 111,4 | 202,1 | 12,67
7500 345,2 | 13,77 345,2 | 11,23 80,7 | 166,9 | 11,79 68,6 | 151,6 | 13,30
10000 295,5 | 14,55 295,5 | 11,66 57,6 | 130,4 | 12,18 48,2 | 117,5 | 13,55
15000 2561,6 | 15,88 251,6 | 12,22 40,1 | 100,4 | 12,94 40,6 99,7 | 13,91
25000 187,3 | 17,93 187,3 | 13,45 25,0 68,5 | 14,50 23,4 64,2 | 18,76
50000 70,0 | 20,74 70,0 | 17,69 7,0 22,1 | 18,95 6,46 | 20,3 | 24,44
75000 64,8 | 22,19 64,8 | 18,04 4,6 17,2 | 19,95 1,6 9,3 | 34,15
125000 59,2 | 24,64 59,2 | 18,58 2,7 12,6 | 22,27 0,8 6,4 | 34,9
250000 45,7 | 29,33 45,7 | 21,30 1,6 8,6 | 25,40 0,5 4,6 | 36,62
750000 39,3 | 38,26 39,3 | 23,87 0,8 5,6 | 31,23 0,5 4,6 | 36,51
Tab. 4.9

P1: Performance-Daten fiir DWS, VMIN, VMINPP1 und VMINPP2

861



DWS VMIN VMINPP1 VMINPP2

T FSR m FSR m FSR MFSR m FSR MFSR m

1000 1358,0 11,11 1358,0 9,76 335,6 675,1 10,27 357,3 632,5 10,44

5000 378,7 12,94 378,7 11,06 102,4 197,0 11,47 111,5 202,3 12,69

7500 347 .4 13,83 347,4 11,24 81,3 168,1 11,80 70,0 153,6 13,29
10000 299,0 14,63 299,0 11,67 58,4 132,2 12,18 48,5 118,6 13,57
15000 255,0 16,01 255,0 12,22 40,7 101,9 12,95 41,3 101,3 13,91
25000 183,1 18,14 181,1 13,63 25,1 67,8 14,69 23,8 63,9 18,97
50000 64,8 20,96 64,8 17,87 6,5 20,6 19,14 6,1 18,9 24,51
75000 60,1 22,43 60,1 18,16 4,3 16,1 20,09 1,3 8,2 33,83
125000 55,8 25,11 55,8 18,59 2,6 12,0 22,12 0,7 5,7 34,90
250000 42,1 30,75 42,1 21,36 1,4 7,8 25,85 0,5 4,5 35,17
750000 32,4 44,42 32,4 25,22 0,6 4,5 30,60 0,5 4,2 32,36
Tab. 4.10

P2: Performance-Daten fiir DWS, VMIN, VMINPP1 und VMINPP2
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DWS VMIN VMINPP1 VMINPP2
T FSR m FSR m FSR MFSR m FSR MFSR m
1000 1436,6 6,68 1436,6 5,24 522,7 866,6 5,70 586,0 916,1 5,73
5000 248,8 8,82 248,8 7,59 51,7 113,4 7,66 52,7 114,5 7,65
7500 52,5 9,23 52,5 8,86 22,9 34,7 8,91 25,0 36,2 8,88
10000 44,0 9,35 44,0 8,93 17,8 28,0 9,00 22,2 31,3 8,95
15000 35,6 9,52 35,6 9,03 13,6 22,0 9,10 16,4 24,2 9,05
25000 28,9 9,81 28,9 9,16 11,3 18,0 9,22 11,5 18,3 9,21
50000 19,2 10,33 19,2 9,51 7,8 12,3 9,65 7,9 12,3 9,55
75000 14,6 10,68 14,6 9,80 6,1 9,5 9,95 6,3 9,6 9,83
125000 8,8 11,06 8,8 10,36 2,3 4,5 10,40 2,4 4,6 10,39
250000 8,0 | 11,67 8,0 10,52 1,4 3,3 10,59 1,4 3,3 10,59
750000 7,3 13,66 7,3 10,80 0,7 2,2 11,26 0,6 2,1 11,21
Tab. 4.11

P3: Performance-Daten fiir DWS, VMIN, VMINPP1 und VMINPP2

00¢



DWS VMIN VMINPP1 VMINPP2

T FSR m FSR m FSR MFSR m FSR MFSR m

1000 464,8 5,51 464,8 5,05 459,5 462,1 5,05 460,1 462,3 5,05

5000 430,2 7,29 430,2 5,15 155,7 258,8 5,95 225,2 311,3 7,68

7500 411,6 8,34 411,6 5,26 105,3 208,1 6,56 30,3 110,8 13,81
10000 393,3 9,34 393,3 5,42 79,3 176,6 7,17 28,1 103,9 13,53
15000 359,0 11,21 359,0 5,85 56,8 142,8 8,16 24,0 90,6 13,45
25000 298,8 14,47 298,8 7,05 32,8 98,9 10,42 19,0 72,2 13,91
50000 183,8 20,34 183,8 11,27 14,8 52,1 15,38 11,4 43,5 18,04
75000 105,4 23,79 105,4 16,10 8,2 29,3 19,44 7,6 28,3 20,39
125000 23,6 26,51 23,6 23,99 4,3 10,0 24,60 4,9 10,7 24,53
250000 8,1 27,10 8,1 26,12 1,9 4,0 26,43 2,6 4,6 26,32
750000 7,7 28,62 7,7 26,30 1,1 2,9 28,29 1,0 2,8 28,16
Tab. 4.12

P4: Performance-Daten fir DWS, VMIN, VMINPP1 und VMINPP2

10¢



DWS VMIN VMINPP1 VMINPP2
T FSR m FSR m FSR MFSR m FSR MFSR m
1000 3086,3 13,69 3086,3 10,61 598,5 1359,1 11,60 595,2 1333,9 11,90
5000 598,5 18,37 598,5 15,40 119,0 266,9 16,28 130,6 278,5 16,20
7500 437,3 19,62 437,3 16,38 84,4 192,1 17,33 93,4 201,6 17,27
10000 351,7 20,58 351,7 17,12 63,5 149,5 18,21 70,6 156,9 18,15
15000 268,6 22,07 268,6 18,13 42,9 107,3 19,34 44,8 108,9 19,63
25000 197,0 24,26 197,0 19;50 27,7 73,9 21,20 27,3 72,2 21,67
50000 137,7 28,09 137,7 21,58 14,5 44,6 23,68 11,9 39,9 25,27
75000 105,2 30,83 105,2 23,54 10,0 32,4 25,86 9,2 30,7 26,97
125000 80,1 34,85 80,1 25,97 6,2 22,2 28,49 5,0 19,6 30,58
250000 55,7 41,30 55,7 30,04 3,1 13,1 33,39 2,1 10,8 35,89
750000 44,3 58,67 44,3 34,55 1,4 7,9 38,71 1,2 7,2 39,97
Tab. 4.13

P5: Performance-Daten fiir DWS, VMIN, VMINPP1 und VMINPP2
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Anhang B

Bezeichnungen, Definitionen, Begriffserlduterungen
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Bevor einige der fir das Fachgebiet und die Arbeit wichtigen Begriffe erldutert
werden, sind einige Worte Uber die Bezeichnungen zu sagen. Auf dem Gebiet der
praxisorientierten Betriebssystemlehre existiert praktisch keine deutschsprachige
Originalliteratur; daher stammen sd@mtliche Begriffsbildungen aus dem Englischen; ein
Teil der Begriffe ist inzwischen so verbreitet, daB er ohne Erkldrung im Deutschen
verwendet werden kann, fiir einen weiteren Teil existieren deutsche Ubersetzungen und
fur den Rest, der vorwiegend aus speziellen und damit seltener auftretenden Begriffen
besteht, existieren keine addquaten deutschen Wortschépfungen. Um den Einstieg in
die Originalliteratur zu erleichtern, werden selbst in der einfiihrenden deutsch-
sprachigen Literatur (wie z. B. /R4/) fast immer zu den deutschen Begriffen auch die
englischen Bezeichnungen genannt. Angesichts der aus dem vorher Gesagten folgenden
Tatsache, daB jemand, der sich mit dem Fachgebiet bereits auseinandergesetzt hat, die
englischen Begriffe ohnedies kennt und jemand, der sich damit befassen will, nicht
umhinkommt, diese kennenzulernen, werden in dieser Arbeit englische und deutsche
Begriffe zwanglos nebeneinander verwendet, nachdem bei der Einflihrung mdglichst
alle gingigen Bezeichnungen (englische und deutsche) genannt worden sind. Die
deutschen Begriffe werden bevorzugt dann verwendet, wenn sonst englische Worte
nach deutschem Sprachgebrauch dekliniert oder konjugiert werden miiBten oder

gemischtsprachige Wortkombinationen entstehen wiirden.

Die Begriffsbildungen und die Notation entsprechen im wesentlichen denen in /D4/ und
/Cé/. Die Begriffe, die nicht von iibergeordneter Bedeutung sind, werden jeweils dort
dort definiert, wo sie verwendet werden. Im folgenden werden einige grundlegende

Definitionen und Beziehungen zwischen den definierten Gri8en angegeben.



Es bezeichnet

31

{St (A, m, w)}

Es gilt

Zwischen
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die Menge der Seiten eines Programmes PR

die bei der Ausfiihrung eines Programmes PR erzeugte

Seitenreferenzfolge (auch Referenzkette),

deren Lange
(rt = x bedeutet, daB die t - te Referenz auf eine Adresse

der Seite x erfolgte)
die Menge der Seitenrahmen des realen Arbeitsspeichers

die Anzahl der fiir das Programm PR im Arbeitsspeicher

zur Verfligung gestellten Seitenrahmen

die im Mittel von PR belegte Anzahl der Seitenrahmen;

es ist m, m<|M|

einen Seitenaustauschalgorithmus

(t = 0,1,...) die Folge von Speicherzusténden, die der
Seitenaustauschalgorithmus A bei der Verarbeitung von w in
einem Speicher der GréBe m Seiten erzeugt; S0 ist ein

gegebener Anfangszustand, im folgenden gilt grundsatzlich

S0 =§ St beschreibt die Untermenge von N, die sich nach

der t- ten Referenz im Arbeitsspeicher befindet.

StE N, Istlé m,

rtES

furt>0.

t

S, und S, _ besteht folgende Beziehung

St=S

wabei

t-1

+ Xt-Yt,



<
n
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X, € N- St-l die Menge der zum Zeitpunkt t zu ladenden Seiten und

S; _ 1 die Menge der zu diesem Zeitpunkt zu ersetzenden Seiten

Zum SchluB sollen noch einige Begriffe erldutert werden, die in ihrer Bedeutung in der

Literatur nicht immer eindeutig sind und die flir das Verstdndnis der Arbeit von

Bedeutung sind.

Activity Set (Aktivitidtsmenge)

| okalitat

Die Aktivitdtsmenge ist diejenige Teilmenge des Working Set (also der
geschétzten Lokalitét), die ein laufendes Programm aktuell benétigt. Die
Bedeutung 1468t sich am DWS-Verfahren sehr gut aufzeigen: Man betrachte
ein laufendes Programm an der Nahtstelle zweier (der Einfachheit halber
disjunkter) Programmphasen; dann gehéren nach dem DWS-Verfahren die
Seiten der beendeten Phase noch so lange zum Working Set, wie sie in das
vorgegebene Zeitfenster fallen, sie gehdren aber nicht zur aktuellen

Aktivitatsmenge.

Der Begriff Lokalitat' bezeichnet sowohl das Phinomen, daB Programme
in Phasen ablaufen, denen bestimmte Eigenschaften zugeordnet werden
konnen, als auch die Phase selbst als auch konkret die Menge der Seiten,
die eine Programmphase ausmachen. An Stellen, wo eine Unterscheidung
wichtig ist, wird das Phénomen als lokales (Programm-)Verhalten be-

zeichnet.

Performance

Unter Performance versteht man die quantitative und qualitative Lei-
stungsfdhigkeit, wobei letzteres in Richtung Giite und Qualitdt zu deuten

ist. Der Begriff findet in vielen Bereichen der Datenverarbeitung sowohl
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fur Systeme als auch fiir Verfahren Anwendung.

Phasen-/Ubergangsmodell (phase/transition model)

Dieser Begriff ist eng mit dem lokalen Programmverhaltens verkniipft.
Bei neueren Modellen des Programmverhaltens wird die Ausfiihrung eines
Programmes als Folge von Phasen angesehen, wobei eine Phase eine
Periode konstanter Speicheranforderung ist; eine Lokalitit ist die Menge
der Seiten, die wihrend einer Phase referiert wird (urspriinglich die Menge
der Programmsegmente, die in Paging Systemen jedoch in eindeutiger
Weise Seiten zugeordnet sind). Es hat sich gezeigt, da Programme an den
Obergangsstellen zwischen aufeinander folgenden Phasen ein villig unvor-
hersehbares Referenzverhalten an den Tag legen konnen, so daB diese bei
einer Modellierung des Programmverhaltens unter Umstinden einer

gesonderten Behandlung bediirfen.

ProzeBzeit (virtuelle Zeit)

Realzeit

Die ProzeBzeit miBt diskret in Referenzen die reinen Ausfiihrungszeiten

eines Programmes.

Die Realzeit, die ebenfalls diskret in Referenzen gemessen wird, erfaGt
zusdtzlich zu den reinen Ausflihrungszeiten (= ProzeBzeit) vom Programm
selbst verursachte Programmunterbrechungen, soweit sie durch Seiten-
wechselvorginge verursacht sind (File - 1/O bleibt unberiicksichtigt!). In
die durch Seitenwechselvorgénge verursachten Verzdgerungen kdnnen auch
systembedingte Wartezeiten eingebracht werden, wobei dann jedoch
vorausgesetzt werden muB, daB sich das System in einem stationaren
Zustand befindet, weil sonst die Umgebungsunabhéngigkeit der Zeit-

messung, die fiir Performance-Vergleiche zwischen Seitenaustausch-

verfahren essentiell ist, nicht gegeben ist. -
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Working Set (Arbeitsmenge)
Allgemeiner versteht man unter einem Working Set (WS) eine durch ein
Seitenaustauschverfahren geschdtzte Lokalitdt (von Seiten); enger gefaBt
bezeichnet der Begriff - weil er erstmals in diesem Zusammenhang
verwendet wurde - die durch das von DENNING /D1/ vorgestellte Working
Set (WS-)Verfahren vorgenommene Schétzung der Lokalitdt. In dieser
Arbeit wird der Begriff in der allgemeineren Bedeutung verwendet; wenn
der spezielle, durch das Denningsche Verfahren definierte Working Set
gemeint ist, geht dies aus dem Text eindeutig hervor. Neuerdings - und
auch in dieser Arbeit - wird zur Klarstellung das Denningsche Verfahren

nicht mehr als WS-Verfahren, sondern als DWS-Verfahren bezeichnet.
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