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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 DatenfluB zwischen Hauptspeicher und Sekundérspeicher
steuern, wichtige Komponenten. In nahezu allen existierenden Systemen geschieht
das Laden einer Seite vom Sekundarspeicher 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, daB3 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 geprdgt 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 erhthte Eigenbedarf an Speicherplatz sowie die bei
Uberstrapazierung des Prinzips vorhandene schlechte Performance und Neigung zu
instabilen  Systemzustanden haben gezeigt, daB diese Hoffnung triigerisch war.
Spétestens seit etwa 1973 wird denn auch von namhaften Autoren immer wieder darauf
hingewiesen, daB Paging kein Ersatz fir 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
Ublichen (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 iiber 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 zuriicksteht. 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
Grundsédtzen der Wahrung der individuellen Integritédt (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, hadngt 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 - Veradnderungen der Programmeigenschaften das grdBere
Verbesserungspotential bieten, so kann aber nicht davon ausgegangen werden, daB die
Programmqualitat 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 verh#ltnism&Big geringen EinfluB (bei
den heute gebrduchlichen Sprachen) und Verbesserungen bei der Programmerstellung
wiirden sich - selbst wenn sie auf breiter Front durchgefiihrt wiirden - erst mittelfristig
stérker auswirken. So kommt vorerst den betriebssystemseitigen Moglichkeiten eine
besondere Bedeutung zu, und hierbei besonders den Seitenaustauschalgorithmen. Von
Wichtigkeit ist die Anpassungsfahigkeit an das dynamische Programmverhalten und

damit zusammenh&ngend die Qualitdt der Schitzung der Programmlokalitsiten. 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 aufgefaBt werden, denn wahrend
bei der Restrukturierung zusammengehtrende Programmteile physisch zusammen-
gefaBt werden, werden beim Prepaging Programmteile, die zusammengehgren (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 zuverlédssig

Programmlokalitédten im voraus zu schidtzen 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 iiberlegen sind.

Voraussetzung fir einen aussagekrdftigen Vergleich der Performance beider Ver-
fahrenskategorien ist die Benutzung eines Performance-MaBes, 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-Ma vorgeschlagen, die
bei Anwendung auf Demand Paging Verfahren mit dem bekannten Performance-Ma@

'Fehlseitenrate' identisch ist.

Kapitel 2 befaBt sich mit Demand Paging. Hierbei nehmen Regularitatsuntersuchungen
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, hdufig die Regularitédtseigenschaften der Originalverfahren verloren-

gehen.  AbschlieBend wird fir 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
dafiir ist, daB der durch das Paging Verfahren definierte Working Set beziiglich des
Verfahrensparameters einer EinschluBbedingung genligt; 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 zuverladssige Informationen Uber =zukiinftiges Programm-

verhalten bereitzustellen.

Es werden zundchst zwei optimale Verfahren fester ArbeitsspeichergroBe (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 'Folgeseiten-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 MeBreihen 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) = At) (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 |

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

—l

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-



10

tauschalgorithmus A, vom Programm (d.h. von der Referenzkette w) und von der

mittleren GréBe m des belegten Arbeitsspeichers abhéngig.

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 fir eine virtuelle Zeiteinheit im Arbeitsspeicher zu 1, so ist das Space-time
Produkt gegeben durch

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

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

Space-time Produkt in Realzeit

Aussagekraftiger 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 notwendig ist, um eine
Seite vom Sekundarspeicher in den Arbeitsspeicher zu laden, dann ist
- _ |w|
STPR(A,w, m) = STP (A,w, M)+ Q>_ At)-ISA, w, ml

t=1
lwi lwi

=2>__IS,] +2_Q-A@) - IS, |
t=l t:]_

lwi

=tZ_l Is -1+ @A) (2.1.6)

1, falls t Zeitpunkt einer Fehlseitenbedingung ist
mit A(t) = (dhe ¢ Sy _ 1)

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

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

STP

>
Arbeitsspeichergrofie

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

Zum generellen Verlauf der Space-time Kurve ist zu sagen, da@ man fiir kleine Werte
von m wegen des iiberproportionalen Anstiegs der F ehlseitenrate 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 GroBe des Arbeitsspeichers an eine weitere VergriBerung (space) nicht

mehr durch eine adiquate 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
Mt = (S|
w| t
die mittlere Arbeitsspeicherbelegung in virtueller Zeit und
1} 1 lwl
m'=ps == AL

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
L = 1p)
T + eee + T(k) T i=1
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k .
1 LA 1)
P

K
: Zl DF (m(i)) - T() (2.1.10)
1=

x

mit T=_>_ TG
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
S LG) 2 L@
-1 i

- R N .
ST0) . L@i)(1 + @-FSR(m() )
i=1

1

> L@

1
> L)+ @ - 2 L) - FSR(m() )
i i

1

> LG)FSR()
l1+Q-—L

> L3)

1
2 — (2.1.11)

1+Q-F5R

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

Multiprogramming-Systemen abzuschitzen.
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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, *t T, ,fallsrt¢5t_l und |S, | <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 p ¥ =y genau dann, wenn by(y) = max [b, (2)]

t-1"9%-
z(—ZSt_l

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 Vorwirtsdistanz
d.(x) der zum virtuellen Zeitpunkt t referierten Seite x den virtuellen

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

Zeitpunkt t:



17

k,falls r, , = x und Tt 4 j # x firallej=1, ey k-1
dt(x) = (2.2.2)

oo, falls r 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

Ry (S ) = y genau dann, wenn y =min [z ] ist,

t-1 Q12 X *
zESt_l

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 ArbeitsspeichergriGe

GRAHAM /G3/ unterteilt die Verfahren variabler Arbeitsspeichergri@e 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 - 1/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 SpeichergrdBe nach gewissen Zeitintervallen (etwa

im Zuge einer voriibergehenden bevorzugten Ausfiihrung) verédndert wird.

Eine weitere Klasse von Verfahren, die zwischen (1) und (2) einzuordnen ist, entsteht
durch globale Anwendung der bekannten Verfahren fester ArbeitsspeichergréBe 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 Qualitit 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 gehtiren, 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

L
f i)
$ $ »
. Virt.
t'=t-T+1 t
* Zeit

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
(3) Firt<T qilt W(t, T) = { Ur } (Aufbauphase des WS).
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

1 lwl .
—— =>— w, T)mit  w(t, T) = W, T)I .

W(T) =
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 | {
T | L
! [ ! : |
i 1 I i I
| ; ' I !
: | ' ! !
! I
k- (i) —de= i +1) — e dli) —
]
} ! : : |
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 erhohten Fehlseitenrate an Phaseniibergangsstellen jedoch
miiBte T verkleinert werden, um die kurzfristige Expansion des Working Set gering zu

halten.

Die Performance des DWS-Verfahrens hédngt 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 groBer Wahrscheinlichkeit kleiner als T ist
(oder &quivalent, daB alle Seiten der aktuellen Lokalitdt im Working Set

enthalten sind).

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

Phasenilibergang im Working Set enthalten ist, gering ist.

(3) Da Uber T implizit die Fehlseitenrate gesteuert wird, muB 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 Leistungsfdhigkeit 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 Ladezeit einer Seite

gewihlt werden solle.

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

allen Fiallen 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 L1 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 Verstédndnis einer Programm-
phase nicht die Seiten von L(i), sondern die bis zu diesem Zeitpunkt noch im
Arbeitsspeicher befindlichen Seiten von L(i - 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 Lokalitdt L(i + 1) kommen die Seiten dieser Lokalitét

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.
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Verhalten des PFF - Verfahrens an Phaseniibergdngen




27

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 gehéren.

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

Sekundarspeichers 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 wiahlen.

2.3.2 Optimale Verfahren

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

Bei der Suche nach einem optimalen Verfahren variabler SpeichergroBe 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 ArbeitsspeichergriBe 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 fir
Simulationen praktisch nicht in Frage kommt. Hinzu kommt, daB ein solches Verfahren
eine fir die Praxis sehr unerfreuliche Eigenschaft hitte: es zeigt einen gewissen

Selbstverstarkungseffekt bzgl. der Fehlseitenhiufigkeit. 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=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, enthalt der
Working Set des VMIN-Verfahrens alle Seiten eines in die Zukunft gerichteten Fensters
der Lange T, das liber die Referenzkette gleitet. Das VMIN-Verfahren arbeitet also
wie das DWS-Verfahren mit einem bewegten Fenster fester GréBe, wobei das VMIN-
Fenster allerdings im Gegensatz zum F enster des realisierbaren DWS-Verfahrens in die

Zukunft weist.

Die Optimalitdt des VMIN-Verfahrens bezliglich der schon erwdhnten Kostenfunktion
188t 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+ 2> lct (n = Anzahl der Programmeseiten),
t =

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

valle beschreiben.
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Uu-d falls die Seite Ty bis zur ndchsten Referenz im

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 ware!) 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 dariliber 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 unnitigerweise (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 fir das DWS-
Verfahren charakteristischen kurzfristigen Ausweitung des Working Set, sondern im

Gegenteil zu einem kurzfristigen Einbruch; der Verlauf ist in Bild 2.7 dargestellit.
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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 /Cé6/ zeigen die Aquivalenz zwischen der Stack-Eigenschaft

und der EinschluBeigenschaft

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

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

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

i=1

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

Es wird gezeigt, daB die Existenz einer Prioritatsliste 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 enthilt und somit eine
Untermenge von S, (LRU, m + 1, w) ist, das die (m + 1) zuletzt referierten Seiten
enthdlt; LRU ist somit ein requldres Verfahren. Wegen der oben angefiihrten
Aquivalenz existieren fiir das LRU-Verfahren auch ein Stack und eine Priorititsliste;
die Prioritétsliste enthélt die referierten Seiten nach aufsteigender Riickwartsdistanz
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 Prioritdtsliste 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

Beweis:

Geniigt der Working Set W(t, T) eines Verfahrens beziiglich des

Verfahrensparameters T einer EinschluBbedingung, d.h. gilt fiir alle w, T,

TmitT< T

Wi, T) = W(t, T,

dann ist das Verfahren regulér.

(1)

(2)

(3)

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.

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) )

 lwl 1 Jul _
mM)=—>_ W, N £ —=—2>_|W(t, T =m(T),
lwl i1 lwl {21

d.h. (2.5.4) ist erfiillt.

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:

ER < HF'{ = FSR(ER) N FSR(EE,Q (2.5.5.)
und

T < T = ER(T) < FﬁR(T'). (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 regulédre 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 Regularit&tsbedingungen auftreten kénnen.

Durch welche grundsitzlichen Gegebenheiten es zu einer Verletzung der EinschluB-

eigenschaft kommen kann, wird anhand von Bild 2.8 erldutert.

O Faut PFF(T)

@ rFauit PFF(T)

re ol T oo eeeem oo T ﬁ
[ ¥t I ' — ke 1 ! i
— ; - S T SN
';\ Y ba ta  Ya2 4.3 oo tu2 g

® O O ® O O C ©

Bild 2.8
Grundsdtzliche Konstellation fiir Ungiiltigkeit der EinschluB-

bedingung beim PFF - Verfahren

Es seien T, T mit T < T zwei Parameterwerte und tj+i aufeinanderfolgende Page F ault

Zeitpunkte vom PFF(T), und tLi aufeinanderfolgende Page Fault Zeitpunkte von

PFF(T).
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Wegen t. 1 =T (i = 1, ..., 4) findet beim Verfahren PFF(T) keine Uberpriifung

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

r (i = 0, .., 4) werden zusdtzlich geladen; wegen tl+2 - tl+l > T findet zum
jti X

Zeitpunkt t| o 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 Iy s 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 kdnnen.

t 1121314151617 18191101 11 1213|1415 ] 16] 17
w
1Tl 2 2y 12151313111 1] 14§ 4| 41 41 4 2| s
=
~ e
s [O1@121212[@1D131@1 11 11 (@) [« [+ [+]i [2]1 s
T 11 j1 11215151301 3] 3(/}1 AIRE 1| {all 2
| 212151 s s {33 i3{ti3ll1(l 4
| I 2| 2 2 5 50 |s 5 3 1
i | | L2 1 L2l L2401 L2di Lsdi 3
s, |[Q1@1212121@1@13111 11 1 @) [« [«]i [«] [@ ®
Ti 1)1 v 2151513 3 3 1 1 11 1 4 2
| tl2l20s ] s 5| Ls)il3flsdilsdi|1]i 4
ol tr1r 121 21 2 | | 31 1
I | | I | | i I | | | 3
Bild 2.9
Beispiel fuer anomales Verhalten des PFF -~ Verfahrens
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Fur die Zeitpunkte t = 12 bis t = 16 ist die EinschluBeigenschaft nicht erfiilit.

Ferner ist
6 7 . . .
FSR(3) = 7 <17 ° FSR(4), d.h. (2.5.3) ist nicht erfiillt 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, @ genannte Kette:

4_?
15

44
15

m3, w ) und FSR(G,w) = 6 und

m(4, w ) und FSRG,w) = 5,

d.h. eine groBere mittlere Arbeitsspeicherbelegung fiihrt hier zu einer gréBGeren

Fehlseitenrate ( (2.5.2) nicht erfullt).

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 missen.

2.5.3 Regqularitdtseigenschaften der vereinfachten Seitenaustauschalgorithmen

Eine interessante und in der Literatur bisher nicht untersuchte Fragestellung ist, wie
weit die Reqularitétseigenschaften 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

(V)

a —
FSR(4,w) =1z und FSR(5,w) =13
d.h. eine VergroBerung des Verfahrensparameters fiihrt zu einer VergréBerung der

F ehlseitenrate, d.h. Parameterregularitit nach (2.5.3) ist nicht gegeben;
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m4, w) = %% und m(5, w) = Tz

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

—,, = _ 61 -y _ 4
m(l&, w ) = ﬁ und FSR(A, w ) = ﬁ und
=5 w) < 2 oy .3

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 112134 ]S)16)718]9 1101 ]12]13)11%]|15]16]17 ] 18] 19| 20
wf
1120131316011 1213111 21 3) 41 61 41 4] 4] 4] 4] 41 4
P >
5,8 OIRIGI3|®I 11213 1) 2 3] 4] a1 4 4R 41 4l 6 e
Tl2123japr 23] v4lzli 3] 31 3] 3113 I
vl 2 13ielrf2l 31|1(1 2} 21 21 2112 N
I 112131641 4]l 1 LI I I B | I |
st<s>®(1i)|(?|3@1|2|3 1] 2 F;@ G| 4] 4 |J&]l 41 41 41 &
| 212 &1 1213 1 2|1 3] 31 3 3 3] 3|1 3] 3
Privp2)3telry2] 3|l 21 29 21 2 I
o 1121314141 4 |1 L I I | | |
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 > tA

St(m) c St(m')

ist.
Der Beweis erfolgt durch vollsténdige Induktion.

(a) Seir, = x, die zum Zeitpunkt t, referierte Seite; da x, die (m+1)-te
tA A A A
verschiedene Seite in der Referenzkette w und m' > m + 1 ist, gilt

S, ,m =5, _;(m

A A
und
StA(m) = StA_l(m)+ {xa} - {val
= Sp, 1™+ {xa)
= StA_l(m')+ {xa}
= StA(m'),

d.h. zum Zeitpunkt th gilt

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

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

St -1 (m) c StL'l (m') ’

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) c StL_l(rn') = StL(m')
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(2) S (m) X, €8S (m").
X & t, -1 AX -1

L

1

StL-l(m) + {xL} - {YL}

© S (m) + {x_}

m')

= 5y ¢

S, (m").
th

3) X ¢ StL_l(m'); => (wegen Ind.-Vorauss.) X ¢ StL_l(m).

Stl_ (m") = stl_'l (m") + {XL} - {Y'I_}

S, (m)=S5 (m") - .
t, m t -1 mJ) + {XL} {VL}

Es wird gezeigt:

yl'_ € Stl_-l(m) => yl'_ = Y-

Die Anordnung der fir eine Ersetzung in Frage kommenden Seiten ist nach

Voraussetzung vom GroBenparameter m unabhangig, d. h. diejenige Seite aus

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

niedrigster Prioritdt (und die zu entfernende) ist, ist es auch in S, _l(m), falls sie

dort iiberhaupt 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

y, ¢ StL'l (m),
= StL_l(m)- {yl_} c StL_l (m)
c Stl_’l (mY - {y{_}
+ {x} + {x}

= Stl_(m) = StL-l(m) - {yL} + {xL}

S Sg (™ - ) + ) - B (™)
oder
YU = Y5
==> wegen StL_1 (m) < stL-l (m")
S (m) - c S (m") -
t -1 m {YL} t -1 {v }
* {XL} + {XL}
= StL(m) = Stl_'l (m) + {XL} - {yl_}
c S (m") + - =S, ( ",
b -1 {x ) 8, g

d. h. es gilt in allen Fllen

S, (m < s (m)
t, t,

Die genannten Verfahren geniigen also einer EinschluBeigenschaft und sind somit

regulér.
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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 gilt 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 zufidlligen Auswahl der zu ersetzenden Seiten die
Regularitatseigenschaft des LRU-Verfahrens verloren geht, wie das Beispiel in Bild

2.12 zeigt.

t 1121341516171 8169
w S 14| 3121411131611
5:3 Q1@ 1@1®1|O] 3 1|©| 1
-1 S1 & 312 H&ell 1 I3l 6

-l - 1s s 3 iL3dl o4 il 3

Nl —
VI e e —
N S —

S¢ (4)

NS
RS
>
.

o o®

WNE— ——

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

faelliger Auswahl der zu ersetzenden
Seite
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Im Beispiel in Bild 2.12 ist
FSR(3) = ; und FSR@) = g,

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 requlér. Bild
2.13 zeigt ein Beispiel dafiir, bei dem die Ordnung durch absteigende Seitennummern

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

t 1|2|3|4|5l6l718|9|10|11|12|13

w 7161 sS4 345562 v 7] 21 1

st |Q1@IQI@QI®I+ 11O (7] [2]1 1
-yt 7 1717107 31 7 2 2 I A T O O O O Y Y 4
-l-1elslelTialselleli|si|1]l 2
-1 -1s1ei6131alsiladllelle)i s

—

S R e
- 7
-{-;6|6|6 70314 s sl |sli]e]l 6
cl-1-05sislefzisiaifafilali|sll s
- -1-1s1si6il7130l2dladilall 2

i 2.13 _ _
ggggpiet fuer anomales Verhalten des 2-Klassen LRU-Typ-Ver

fahrens bei Anordnung der Seiten nach absteigenden Seiten-
nummern

Es ergibt sich
und FSR(S) = &%

o
i

FSR(4) =

die EinschluBbedingung ist fir t = 10, 11, 12 nicht erfillt. 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 abhiéngig
sind und damit vom GroBenparameter m. Diese Abhdngigkeit ist durch ein lokales
Ordnungsprinzip nicht zu eliminieren, so daB die aufstellbaren Prioritédtslisten den in

Kap. 2.5.1 gegebenen Bedingungen nicht genligen.

Die Abhangigkeit 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 Regularitdtseigenschaften

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 Umsténden 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 ArbeitsspeichergréBen m in sehr einfacher Weise in

einem einzigen Durchlauf durch die Referenzkette ermitteln 1&8t.

Definiert man die Stack-Distanz Dt(x) einer Seite x als die Position von x im Stack
Siw) (dh sw) = x=>Dx) = k)und D,(x) = , 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 (fir erstmalig

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

dann ist die Anzahl der Fehlseitenbedingungen
n
FS(m) = Zoo + > Z.l 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 erstellt, der pro Fehlseitenbedingung folgende Informa-

tionen enthilt:

(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 hierfir 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 wéhlen, daB der oben
beschriebene File ca. drei GroBenordnungen 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 durchgefiinrt 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 muB deshalb die Fehlseitenrate fir jede

vorgegebene SpeichergréBe separat berechnet werden, wobei so vorgegangen wird, daB
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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 SpeichergriBen zu bewerten, so besitzt die
auf realer Zeitmessung beruhende eine gréBere Nihe zur Praxis; sie erfordert dafiir
aber einen deutlich hdheren Berechnungsaufwand (insbesondere beim DWS-und VMIN-
Verfahren) und die konkrete Festlequng 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 ArbeitsspeichergroQe,
die Berechnung der mittleren ArbeitsspeichergréBe 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-Files.

Das DWS-Verfahren geniigt der EinschluBeigenschaft beziiglich des Parameters T, d. h.
fir T > T0 gilt
St(To) c St(T) firalle 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 enthilt und aus dem sich die gleichen Informationen mit sehr geringem

Aufwand fir jedes T > T gewinnen lassen. Dieser File enthélt 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) verandert wurde.

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

DIST = (20 - 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 FenstergréBe 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 fir das virtuelle Space-time Produkt lautet

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

Die mittlere Arbeitsspeicherbelegung m ist gegeben durch
STPV

m = — .
jw|

Die Information, die notwendig ist, um das Space-time Produkt nach der obigen Formel
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 18t 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+1(x) aufeinanderfolgende Zeitpunkte von durch Seite x erzeugten
Fehlseitenbedingungen bei FenstergréBe T und tk' € [tk, L l) die letzte Referenz auf

die Seite x vor dem Zeitpunkt tk+l‘

le———— Verweildauer ———}

|

' I
! e T i
! | ,
I I | R
4 : } . —

y y ty. irt.
ty ty t+T ket it

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 tk
geladen worden ist, betragt

t '-tk+T+l

k

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 (brigen

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

!
tk -tk+l,

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

Arbeitsspeicher entfernt wird, falls sie iberhaupt entfernt werden soll.

2.6.5 PFF - Verfahren

Das PFF-Verfahren gentigt 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 zugehdriges 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
grundsatzlich einer EinschluBbedingung nicht geniigen - 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 unabhéngige 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 Vermogen, 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:
Wl

Zu beachten ist, daB in der Beziehung

S, =S

t -1 * X Vi

die Menge X, nicht mehr notwendig maximal einelementig ist, so daB die Ungleichung

IS, £ Is, ;1 + 1

nicht mehr giiltig ist.

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

wl
STP. = STP,, + >_ QIS |- At) - It) - g(i(t) )
R v t=1 t

lwl

S s, 1-1+ Q- A - Kb - g®)))
=1 °

mit
1, falls t Zeitpunkt einer Fehlseitenbedingung ist,

I\(t)

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
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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 fir Ver-
gleiche unbrauchbare Performance-Daten liefern wiirde. Unter der Voraussetzung eines
stationdren Lastzustandes jedoch wiren diese GriBen 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 grundsdtzlich 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 erfaBt. Die F ehlseitenrate
ist also geeignet, die potentiellen Vorteile des Prepaging zu erfassen. Auch die bei
Verfahren variabler ArbeitsspeichergroBe i. a. groBere mittlere Arbeitsspeicher-
belequng wird erfaBt, da m Bestimmungsparameter der Fehlseitenrate ist und
Uberlicherweise die Fehlseitenrate iiber der mittleren Arbeitsspeicherbelegung aufge-

tragen wird.

Nicht erfaBt wird durch die Fehlseitenrate die gegeniiber Demand Verfahren im
allgemeinen erhdhte Anzahl der Ladevorgénge, so daB (ber alles gesehen dieses

Performance-MaB Prepaging Verfahren begiinstigt.

3.1.3 Modifizierte Fehlseitenrate (MFSR)

Um auch die erhdhte Anzahl von Ladevorgdngen 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 Abhéngigkeit des installationstypischen Belastungsprofils
der Systemkomponenten) zuldBt. Da hier aber das Problem einer sinnvollen Wichtung

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

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-Ma@.
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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 = > 1,1 .

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

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 Uiber 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 ,
wobeli
g, falls r, € S
X', = (3.2.1)
{rt} sonst
und

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

{y,} sonst.

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

Seiten (zuriickgestellte Ladevorgédnge) 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 _,ulDb,

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, mw) 2 XA,m,w)
gilt. Zusammen mit (3.2.3) folgt daraus
X (OPT) = X (A) 2 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, daB 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 lbereinstimmen.



77

Es sei

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

t
kette w, d.h.

Lt ={xi§ X, € {rt... rt,},xi;( x,, fir i# m},

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

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

1

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

TyeesTyy AUS 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
j

. die Zeitpunkte der nachfolgenden Fehlseitenbedingungen des

y, = max [dt (u)
j ueE st.-l j
)
diejenige Seite, die durch das OPT-Verfahren zum Zeitpunkt tj aus

dem Arbeitsspeicher entfernt wird,

y = max [dt (W]

t. il
1 ueSt._l U {rtj} - {)’t]_} 4

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

e T
uESt. u {rt., P peeeTy } - {yt., Ye. 2o Yy, } J“

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 (d, (u)]
)+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, )
. j g

j+is
X, = K, JoPT, m, w)
j j
t, .
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 r,

J
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) fir das Prepaging, die
sicherstellt, daB nur solche Seiten vorzeitig entladen werden, die in
dem durch Prepaging iUberdeckten Abschnitt der Referenzkette;
nicht referiert werden, ist sichergestellt, daB durch diese vorzei-
tigen Entladevorgdnge keine Fehlseitenbedingungen | induziert
werden. Daraus folgt, daB die ndchstfolgende F ehlseitenbedingung
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 =1m Séiten auf einmal geladen

werden. Die Aussage 3.1.7 188t sich also wie folgt verschirfen:

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

FSR (PREOPT, m,w) < FSR (OPT, myw ) firm 2 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, =t 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).

- |
t 1
! L part g !
! |
1 1
l 1
: X 2‘-

R _ | ] virt.
BT AITATRIPE ! Zeit
! - ' >

' =
tl' k tl. tk tl.""'i tl'(+1
t
L'+i _ -
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 ¢ Ltl' bzw

U
yl'+i ¢ Ltl
erfillt sein.

Da wegen der Voraussetzung I' < | ist, gilt
Lttl'+i c Ltl‘+i :
1 I\
somit wird die Abbruchbedingung mit Sicherheit fiir das modifizierte
Verfahren PREOPT' wirksam, wenn sie beim PREOPT-Verfahren wirksam
wird.

t' 2> tk+l kann nicht gelten.

k+1

L

Es ist

t'k+l < tk+1 q.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:
“

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+ 1} € {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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S -
t -1 (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)

= Stk-l (PREOPT, m + 1) (3.2.11)

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

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

! t, .
1+i
i(m) € St _l(m) - Lt

y
t ] 1

1+

und

!

! t .
(m+1)ES, l(m+l)-L:“
i -

y
t 1

1+

Wegen (3.2.11) qilt

Yai tl+i

S, _l(m) -L, €5, _l(m +1)- L, (3.2.12)
1 1 1 1

Aufgrund der Untermengeneigenschaft (3.2.12) kann die Begrenzung
des Prepaging bei ArbeitsspeichergréBe 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 zusétzlich eine weitere

Seite aus dem Arbeitsspeicher entfernt werden mug.

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



86

(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.

- j(t,m) - _ j(t,m)
Xp = L7 Sp.1 = Kt
(3.2.13)
j(t,m) _ g Jem) L i(t,m)
Ye = 5 C ]t =Sy - T Ke ")

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

. j(t,m) t sind, die in
die Differenzmengenbildung jedoch nur die Elemente aus Ly relevan y

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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N i, m)
S, = Sy * X - Yy = Ly

wie urspriinglich gefordert.

Satz 3.6

Beweis:

Das Seitenaustauschverfahren OPR ist in der Klasse der Verfahren fester

ArbeitsspeichergriBe 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 Ty e Ty einer Referenzkette
weniger Fehlseitenbedingungen liefert als jedes andere Verfahren, d.h. es

l ’ ’ ) l ( ? 1 w )’

wobei Fsli die Anzahl der Fehlseitenbedingungen im Abschnitt

Tpeee T (1 £ k) der Referenzkette bezeichnet; F‘.:!i =0firl > k.
Der Beweis erfolgt durch vollst. Induktion.

Seien 1, tl, tZ’ seay tk mit tk £t < tk+l
zeitlich geordnet die Zeitpunkte, an denen das OPR-Verfahren Fehlseiten-
bedingungen erzeugt.

Dann ist

o t
Fs,“(OPR) = FsOPR)

. t t
=> (= Fstk+l(OPR) < l-‘stk +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
t k t
FSl(A) = FSl (A) + Fstk+l(A)° (3.2.15)

Induktionsanfang:

Es ist zu zeigen, daB

Y Y
FSl (OPR, m) < FS1 (A, m)
gilt.
Nach der Definition des Verfahrens OPR ist

tl-l

5 (OPR, m) = Li(l"“) -,

d. h. der Abschnitt Iy e Iy _j enthalt 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 gibe, das die zweite Fehlseitenbedingung (wegen
Sy = f liefert ry fir alle Verfahren die erste Fehlseitenbedingung!) an einer
spdteren Stelle als t, erzeugen wiirde, so miiBte dieses Verfahren in einem
Arbeitsspeicher der GroBe m Seitenrahmen mindestens m + 1 verschiedene
Seiten unterbringen kdnnen. Dies ist unmdglich. Daraus folgt, daB jeder
Austauschalgorithmus bis zum Zeitpunkt t; wenigstens die zweite Fehl-

seitenbedingung liefern mu@.

Y Y
2 = Fs {OPT, m) < F5 (A, m).

Induktionsvoraussetzung:

tl tl
FS1 (OPR, m) £ FSl (A, m). (3.2.16)

Beh.: Aus (3.2.16) folgt
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b1 b
Fs, "1 (OPR, m) « FS,** (A, m),

tl+l tl+l

tl+l tl+l

Der Beweis erfolgt analog zum Beweis der Induktionsvoraussetzung.

Beh.: FS (OPR, m) £ FS (A, m).

GemdB der Definition des Verfahrens OPR erzeugt r die erste
1+1

Fehlseitenbedingung nach der Referenz r,, da r genau die

t"l’ tl+l

(m + 1)-te verschiedene Seite im Abschnitt Ty eee Ty ist, muB
1 1+1

auch jedes andere Verfahren mindestens eine Fehlseitenbedingung

in diesem Abschnitt der Referenzkette erzeugen.

Y1

tl+1

Yl

=> 1 = Fstl"'l

(OPR, m) < FS, "+ (A, m).

Addiert man darauf die Induktionsvoraussetzung (3.2.16) so erhilt

man wegen (3.2.15)

Yl Y Y1
FS,t* (OPR) = FS.' (OPR) + FS, "'+ (OPR)
1 1 tl+l

Y Y1
<FS) (A) + r-'stl+1 (A)

t
= FS 11+1 (A).

== Fir bel. Page Fault Zeitpunkte tl des OPR-Verfahrens gilt

t t

Fs 11 (OPR) < FS.}

1 (A
Insbesondere gilt damit

t

K b
FS,“ (OPR) < Fs X ().

Hieraus folgt durch Addition von (3.2.14) wegen (3.2.15)
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t
t ek t
FS; (OPR) = FS,(OPR) + FS, _(OPR)

k
Y t
pa
—FSl (A) + FSt +1(A)
k
_ et
= FSl(A).
q.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 zunichst
tk(m) = tk(m +1).

Laut Definition ist

j(tkpm) L
St (m) = Lt mit J(tk, m)+ 1= tk+1(m)
k k
und
j(tk,m+l)
St (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) Sei nun t‘;((m) < tk(m + 1),
Dazu werde zundchst ein Verfahrensschritt von OPR(m) fiir
+
te (m) < tk(m)

betrachtet (vgl. auch Bild 3.2).

j(tk,m+1)
:% (Ltk ) 3
(t ,m) 1
I Cl 5 i
| = P | [
' ' |
E ¥ T 3 :
K A = 2 '
| d ' ' |
% 1 2 $ ! >
e Yo (m+1) Yotk
N .
tm ot m Eear™ B Leag 'l Zeit
Bild 3.2

Skizze zur Regularitaet des OPR - Verfahrens

+
Annahme: tk+l (m) > tk+l (m).

iyt
it , m)
Aufgrund der Annahme kann das durch Lt+ ’ beschriebene
k

Intervall der Referenzkette wie folgt zusammengesetzt werden:
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+ o+ et +
e tee1) = Do 8+ Tt 1+ (4 0, t0 1),

L it o)
wobei bereits [t , t, .J wegen der Definition von L
k’ "k+l tk

genau m + 1 verschiedene Elemente enthilt.

(tys m)
—= Widerspruch zu | +¥" |
k

:m;

===> die Annahme ist falsch, es gilt

+
fee1 (M) £ by (m),
== falls t, (m) = tk(m + 1) ist wegen (a)
tk+1(m) < tk+1(m + 1), so daB insgesamt gilt:
+ Lt
tk(m) < tk(m +1)=> teel (m) < e m+1).

==> Es gilt 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/ unabhéngig von dieser
Arbeit vorgestellten DPMIN-Ver fahren.

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

somit aufwendig, da sie fiir jede Vorgabe von m durchgefiihrt werden muB.
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- ¥+ N
F F ¢
|
E ¥+ l | |
i T : : '
j L | + : —
Virt.
t1=1 tz(m) tz(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 zunidchst 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,
wéhrend 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, myw) £ XA, m,w) mit ™ < 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 <ns1:XMLFault xmlns:ns1="http://cxf.apache.org/bindings/xformat"><ns1:faultstring xmlns:ns1="http://cxf.apache.org/bindings/xformat">java.lang.OutOfMemoryError: Java heap space</ns1:faultstring></ns1:XMLFault>