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Zusammenfassung

GPGPUs eignen sich zur Beschleunigung einer Vielzahl von Anwendungen und
sind daher auch fiir Cloud Umgebungen interessant, in denen die Grafikkarte vir-
tualisiert und auf mehrere Benutzer aufgeteilt wird. Nicht nur in diesem Szenario
ist es schwer zu vermeiden, dass die Anwendungen mehr Speicher anfordern, als
auf der Grafikkarte vorhanden ist. Wir halten es fiir notig, dass Betriebssysteme
diesen Fall behandeln, anstatt die Verwaltung des schnellen, aber kleinen, Video-
speichers der Anwendung zu iiberlassen. Vorhandene Methoden zur Speicherver-
waltung benétigen direkte Kontrolle iiber den Befehlsstrom zwischen Anwendung
und Grafikkarte, wéhrend sich der Overhead fiir die Virtualisierung durch Verzicht
auf diese direkte Kontrolle reduzieren lésst.

In dieser Bachelorabeit begegnen wir diesem Widerspruch, indem wir eine Me-
thode vorstellen, die auch ohne direkte Kenntnis und Kontrolle {iber die Anwen-
dung, fiir die Anwendung transparent, Videospeicher durch Hauptspeicher ersetzt
um Kapazititsiiberschreitungen zu behandeln. Neben unserem eigenen Verfahren
stellen wir alternative Ansitze zur Speicherverwaltung von GPGPUs vor und be-
schreiben die Verwaltung von Videospeicher in bestehenden Open- Source Trei-
bern im Zusammenhang mit der Architektur von Grafikkarten der Nvidia- ,,Fermi*
Generation.

Wir haben unser Verfahren in einem Prototypen implementiert. Mit Hilfe die-
ses Prototypen untersuchen wir, in welchem Male verschiedene GPGPU- An-
wendungen durch das Swapping ausgebremst werden. Unser Prototyp ist in der
Lage Speichermangel vor der Anwendung zu verbergen und den VRAM gleich-
méBig auf mehrere Anwendungen aufzuteilen. Unsere Experimente zeigen, dass
der Overhead fiir das Swapping von Buffern, auf die selten zugegriffen wird, ge-
ring ausfallt.

il
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Kapitel 1

Einfuhrung

Wegen ihrer hohen Leistung und Effizienz bei vielen Aufgaben [12,32,38,43,61]
sind GPGPUs aus dem High Performance Computing (HPC) nicht mehr wegzu-
denken und werden zunehmend fiir Cloud Umgebungen, in denen die Hardware
auf mehrere Kunden aufgeteilt wird (Infrastructure as a Service [44]) interessant.

Die Vorteile von GPUs gegeniiber CPUs bestehen in einer auf Parallelitit op-
timierten Architektur und dem schnellen Videospeicher (VRAM), der auf Grafik-
karten verbaut wird. Diese Eigenschaften wurden urspriinglich fiir Grafikanwen-
dungen entwickelt, in welchen typischerweise die Grafikkarte von einer einzigen
Anwendung genutzt wird, so dass diese mit dem gegeniiber Hauptspeicher (SYS-
RAM) kleinen VRAM [59] haushalten kann. Computerspiele oder Videoplayer
binden die Aufmerksamkeit des Nutzers, weshalb der Nutzer keine weiteren gra-
fischen Anwendungen ausfiihrt.

Anwendungen, die die GPU dagegen fiir allgemeine Berechnungen (GPGPU)
nutzen, greifen auf die GPU zu, wann immer anspruchsvolle Berechnungen anste-
hen. Die implizite Zuweisung der Grafikkarte durch den Benutzer féllt weg. Folg-
lich tritt haufiger der Fall ein, dass unabhéngige Anwendungen die GPU gleichzei-
tig bendtigen und demzufolge unabhingig VRAM reservieren, wodurch die Ka-
pazititen der Grafikkarte schnell erschopft werden. Die Hardware- Unterstiitzung
fiir die Speicherverwaltung ist bei heutigen GPUs gegeniiber CPUs eingeschrinkt.
Insbesondere bieten GPUs bislang keine Moglichkeit nach einem fehlgeschlage-
nen Speicherzugriff (,,Pagefault™) die fehlenden Daten nachzuladen, um die Be-
rechnung fortzusetzen. Marktiibliche GPGPU- Treiber iiberlassen die Behandlung
von Speicherengpdssen der Anwendung, weshalb sie Allokationen, fiir die nicht
geniigend VRAM verfiigbar ist, fehlschlagen lassen.

Weil der Programmierer einer Anwendung das Verhalten anderer Anwendun-
gen zur Laufzeit nicht abschétzen kann, weil3 er nicht wann und wie viel Speicher
diese anfordern. Er muss folglich mit fehlschlagenden Speicherallokationen rech-
nen und entweder eine CPU- Ausweichlosung vorsehen, wodurch sich der Pro-

3
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grammieraufwand erhoht, oder die Anwendung abbrechen.

Wir sehen in VRAM- Engpissen ein Hindernis fiir die Verbreitung von Cloud-
Diensten, in denen die Kunden GPU- Rechenkapazititen einkaufen kdnnen. Der
Betreiber eines Cloud- Dienstes kann seine Hardware besser auslasten und folg-
lich seinen Kunden flexiblere und gilinstigere Angebote unterbreiten, wenn er die
GPU, wie den Rest des Systems, ebenfalls virtualisiert und auf mehrere Kunden
aufteilt. Ein solches System anzubieten wird durch zwei Faktoren erschwert: zum
einen der Overhead fiir die Virtualisierung der GPU, zum anderen durch die GroB3e
des VRAM. Die Kunden erwarten, dass ihre Berechnungen zuverléssig ausgefiihrt
werden, egal wie das System gegenwirtig durch andere Kunden ausgelastet wird.
Fiir viele Kunden ist jedoch ein statisch zugeteilten Anteil am VRAM zu klein,
denn diese Kunden wollen auch grof3e Datensitze effizient verarbeiten.

Als Ausweg bietet sich eine dynamische Speicherverwaltung an, die jeder An-
wendung erlaubt den gesamten VRAM auszunutzen, solange dieser von keiner
anderen Anwendung bendétigt wird. Eine derartige Speicherverwaltung sollte wei-
terhin die zuverldssige Ausfithrung der Anwendungen gewéhrleisten, wenn der
Bedarf an VRAM die Kapazititen iibersteigt, indem die Speicherverwaltung An-
wendungen, die unverhéltnisméBig viel Speicher belegen, Speicher entzieht. Die-
ser Vorgang sollte fiir die Anwendung transparent sein und folglich keine Koope-
ration der Anwendung erfordern. Aus diesem Grund liegt es nahe die Speicher-
verwaltung als Teil des Betriebssystems zu realisieren. Moderne Betriebssysteme
verwalten bereits den SYSRAM in einer Weise, die allen genannten Anspriichen
gerecht wird [55, S. 173ft.], unter anderem, indem sie Inhalte aus dem SYSRAM
auf die Festplatte auslagern (,,Swapping*). Wir schlagen einen Swapping- Mecha-
nismus fiir den VRAM vor, der Inhalte in den SYSRAM auslagert, denn SYS-
RAM ist auf den meisten Systemen reichlich vorhanden, glinstig erweiterbar und
die GPU kann per DMA effizient Daten zwischen VRAM und SYSRAM austau-
schen.

In [39, 41, 59] wurden bereits Verfahren zum Swapping von VRAM vorge-
schlagen. Diese konnen allerdings den Speicher entweder nicht anwendungsiiber-
greifend verwalten oder sie steuern per Software, welche Anwendung zu einem
gegebenen Zeitpunkt Zugriff auf die Hardware hat (,,Scheduling®). In letzterem
Fall kopieren sie bei jedem Wechsel zwischen den Anwendungen den gesamten
ausgelagerten Speicher derjenigen Anwendung, die als nichstes die GPU nutzt, in
den VRAM zuriick und verdrdangen gleichzeitig Inhalte anderer Anwendungen aus
dem VRAM. Weil alle Daten der aktuellen Anwendung im VRAM liegen, sind Pa-
gefaults auf giiltigen Adressen ausgeschlossen. Ein Nachteil dieser Arbeitsweise
ist, dass die Phasen, in denen die GPU genutzt werden kann, von Kopieropera-
tionen unterbrochen werden. AuBlerdem erschwert das Scheduling eine effiziente
Virtualisierung: wie mit dem GPGPU- Virtualisierungskonzept LoGV [3 1] gezeigt
wurde, ist es moglich GPUs mit geringem Overhead zu virtualisieren, indem man



Anwendungen im Gast- System ermdglicht Befehle direkt auf der Hardware ab-
zusetzen. Das direkte Absetzen von Befehlen umgeht allerdings einen etwaigen
Scheduler und ist daher mit den bekannten Verfahren fiir GPGPU- Swapping un-
vereinbar.

Wir schlagen vor, ausgelagerten Speicher im SYSRAM zu belassen und le-
diglich in die GPU einzublenden. Moderne Grafikkarten unterstiitzen dies, denn
sie verfiigen iiber virtuelle Adressrdume [50], in die der Treiber nicht nur VRAM,
sondern auch SYSRAM, einblenden kann [3,[11]. Zugriffe der GPU auf Speicher-
bereiche, in die SYSRAM eingeblendet ist, verhalten sich wie Zugriffe auf den
VRAM - sie sind lediglich langsamer. Aus diesem Grund ist es mdglich fehlen-
den VRAM durch SYSRAM zu ,,simulieren* und die Kopieroperationen zwischen
den Phasen, in denen die GPU rechnet, zu eliminieren. Aullerdem wahlen wir den
zu verdrangenden Speicher mit dem Ziel, den VRAM gleichméBig unter den An-
wendungen aufzuteilen, sodass Anwendungen mit besonders gro3em Speicherver-
brauch andere Anwendungen nicht unverhéltnisméaBig beeintrachtigen. Ein Vorteil
unseres Swapping- Mechanismus ist, dass dieser sich mit LoGV verwenden lasst,
weil wir nicht auf Software- Scheduling angewiesen sind. Unser Ansatz zur Spei-
cherverwaltung benétigt kein Scheduling, denn in unserem Entwurf ist der ge-
samte Speicher aller Anwendungen dauerhaft fiir die GPU erreichbar. Entweder
die Daten sind direkt im VRAM gespeichert oder sie werden aus dem SYSRAM
eingeblendet. Um Daten in den SYSRAM auszulagern, miissen wir sie zunichst
vom VRAM in den SYSRAM kopieren. Dabei stellt sich die Frage, wie die Daten
einer Anwendung zu kopieren sind, wenn nicht ausgeschlossen werden kann, dass
die Anwendung sie wihrend des Kopiervorgangs verdndert. LoGV ist in der Lage
eine GPU- Anwendung wahrend der Ausfiihrung auf einen anderen Rechner zu
migrieren, indem es der Anwendung voriibergehend und transparent den Zugriff
auf die GPU entzieht. Wir wenden dieses Verfahren an, um das Swapping ohne
Gefahr von Inkonsistenzen durchzufiihren.

Wir haben einen Prototypen fiir unseren Ansatz in Form einer Treiber- Modifi-
kation implementiert. Dieser Prototyp belegt, dass unser Ansatz technisch umsetz-
bar ist und dass der Prototyp Anwendungen mehr Speicher zur Verfligung stellt,
als VRAM physisch vorhanden ist. Ferner erzwingt der Prototyp eine gleichmafi-
ge Aufteilung des VRAM. Auf Basis dieses Prototypen haben wir Benchmarks
durchgefiihrt, die zeigen, dass der Overhead fiir das Swapping von Buffern, auf
die selten zugegriffen wird, gering ausfillt. AuBBerdem haben wir untersucht, wie
lange wir Anwendungen den Zugriff auf die GPU entziehen miissen und wie sehr
GPGPU- Anwendungen mit verschiedenen Zugriffsmustern durch das auslagern
ihrer Daten in den SYSRAM ausgebremst werden.

Der Rest dieser Arbeit ist wie folgt aufgebaut: im folgenden Kapitel 2 beschaf-
tigen wir uns mit den technischen Hintergriinden zur Hardware und Grafiktrei-
bern. Im B|. Kapitel stellen wir die Ansitze zur Speicherverwaltung fir GPGPUs
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aus [39,41],59] vor und vergleichen sie mit unserem Entwurf, den wir im Kapi-
tel { detailliert vorstellen. Auf einige Details der Implementierung gehen wir im 3,
Kapitel ein. Die Ergebnisse unserer Benchmarks und zugehorige Analysen priasen-
tieren wir im [j. Kapitel. Wir schlieBen mit einer Zusammenfassung und einigen
Schlussfolgerungen in Kapitel [7.



Kapitel 2

Hintergrund

Wir beschiftigen uns in diesem Kapitel mit dem Zusammenspiel von Soft- und
Hardware in der GPGPU Technologie. Zundchst nehmen wir die Sichtweise des
Anwendungsprogrammierers ein. Im zweiten Abschnitt stellen wir dem die Fa-
higkeiten der von uns gewdhlten Hardwareplattform gegeniiber, um anschlieBend
das Bindeglied — den Treiber — zu beschreiben. An dieser Stelle zeigen wir die
Unterschiede zwischen der Speicherverwaltung fiir Grafik- und fiir GPGPU- An-
wendungen auf.

2.1 GPGPU

CPUs wurden fiir die sequentielle Ausfiihrung weit verzweigter Programme mit
umfangreichen Befehlssétzen und geringer Latenz entwickelt. Dem gegeniiber wur-
den GPUs von Anfang an als spezialisierte, hochgradig parallelverarbeitende Re-
chenwerke entworfen [42]. Durch die hohe Datenparallelitit in der Bildverarbei-
tung konnen Latenzen leicht verborgen werden, weshalb Caches von geringerer
aber die Speicherbandbreite von hoher Bedeutung ist. Thre Architektur ist auf ein-
facher strukurierte Programme optimiert, was den Kontrollfluss vereinfacht. We-
gen der kleineren Caches und des einfacheren Kontrollflusses, konnen die Her-
steller einen groBeren Anteil der Chipfliache fiir Rechenwerke aufwenden [21]] und
folglich eine hohere theoretische Rechenleistung erzielen (vgl Tabelle P.1]).

Mit DirectX 8 wurden Shader eingefiihrt, die erstmals GPUs programmierbar
machten [47]. Beispielsweise ist ein Pixel- Shader ist ein kleines Programm, das
die GPU fiir jeden Pixel unabhédngig auswertet. Die Auswertung erfolgt fiir viele
Pixel parallel durch einzelne Prozessoren innerhalb der GPU.

Der Befehlssatz fiir Shader wurde in den letzten Jahren betrachtlich erweitert
und ermoglicht heute die Implementierung einer Vielzahl von Algorithmen aus
verschiedenen Aufgabenfeldern, was GPUs ,allzwecktauglich® macht. Wir spre-

7
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Nvidia GeForce GTX 480 [4] | Intel Core i7- 2600 [27]
Erscheinungsdatum | Mérz 2010 Anfang 2011
Prozessortakt 1400 MHz 3400 MHz
GFLOPS (SP/DP) | 1345/ 168 217,6 /108,8
Speicherbandbreite | 177 GB/s 21 GB/s
PCI-E Bandbreite 6 GB/s effektiv [54] -

Tabelle 2.1: Vergleich der theoretischen Leistungsfihigheit von CPU und GPU

chen daher von General Purpose GPU (GPGPU). Anstelle von Shader sprechen
wir in Zusammenhang mit GPGPU von einem Kernel. Betrachten wir folgende
Schleife:

for (int i = 0; i < n; i++) {
yli] = a*x[i] + y[1i];
}

Der Schleifenrumpf héngt nicht von den Ergebnissen vorangegangener Itera-
tionsschritte ab, weshalb die Iterationsschritte in beliebiger Reihenfolge durch je
einen eigenen Thread berechnet werden konnen. Der Kernel ist die Funktion die
den Schleifenrumpf ausfiihrt, wobei sie als zusétzliches Argument die Laufvaria-
ble i als Thread- Index erhiilt.

Um den Kernel auszufiihren, muss eine Anwendung den Bindrcode des Ker-
nels und alle vom Kernel adressierten Daten in den VRAM kopieren oder der
GPU anderweitig verfiigbar machen. AnschlieBend fiihrt die Anwendung einen
,,Kernel Launch®- Befehl aus, dem Sie die Adresse des Kernels, die Anzahl der
zu startenden Threads und die Funktionsargumente iibergibt. In der Regel wartet
die Anwendung anschlie3end bis der Kernel vollstindig ausgefiihrt wurde und ko-
piert die Ergebnisse in den SYSRAM zuriick. Die Notwendigkeit Daten explizit
hin- und her zu kopieren ist ein verbreiteter Kritikpunkt an GPGPU- Anwendun-
gen [33], weil das Kopieren die Programmierung erschwert und den Zeitaufwand
fiir die Kernelausfiihrung leicht {ibersteigen kann.

Die populérsten Programmierschnittstellen fiir die Entwicklung von GPGPU
Anwendungen sind OpenCL [35] und das Nvidia- spezifische CUDA [37]. CUDA
wiederum umfasst das abstraktere Runtime API und das direktere Driver API. Das
Runtime API enthélt eine Erweiterung von C++ (,,CUDA C*) die die GPGPU
Programmierung vereinfachen soll, indem beispielsweise Kernel Launches &dhn-
lich wie gewohnliche Funktionsaufrufe geschrieben werden konnen. Der Nvidia
Compiler nvcc iibersetzt den CUDA C Code und generiert fiir die im CUDA C-
Code definierten Kernel den Binédrcode der jeweiligen GPU- Generation.

Gdev [41] ist eine Open- Source Laufzeitumgebung fiir Nvidia GPGPUs. Thre
Kernkomponente tlibersetzt Anweisungen aus einem eigenen API in Treiberaufru-
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virtueller Adressraum:
globale Kanalliste
0 .
é Page Directory Anwendungsdaten
3 (pro Channel)
Playlist ? . {Pushbuffer 1
Kanal 2 i Ny ’{Pushbuffer 2

FIFO Kontrollregister Z

ib_get| ib_get ib_get./ Indirect Buffer
ib_put 1 ib_put ) ib_putel

0

Abbildung 2.1: Ubersicht iiber die wesentlichen Datenstrukturen. Der Anwender
kann nur auf Register zugreifen, die seinen eigenen Kontext betreffen.

fe bzw. Befehle an die Grafikkarte. Gdev enthilt ferner ein Frontend (,,uCuda‘)
das eine Teilmenge des CUDA Driver API auf Basis des nativen Gdev- API re-
implementiert [40]. Der Kernel selbst muss aber weiterhin fiir die jeweilige GPU
vom nvce ubersetzt werden, weshalb die Grafikkarte, sobald der Kernel l4uft, den
exakt gleichen Code ausfiihrt. Im néchsten Kapitel werden wir weitere Kompo-
nenten von Gdev betrachten.

2.2 Nyvidia Fermi- Architektur und Hardwareschnitt-
stelle

In diesem Abschnitt untersuchen wir Grafikkarten der Nvidia Fermi Generation,
speziell die Geforce GTX480 (GF100), im Folgenden meist als NVCO bezeichnet
[51]], aus der Sicht eines Treiberentwicklers, soweit dies fiir das Verstédndnis der
nachfolgenden Kapitel notwendig ist.

Wir legen dieser Beschreibung die nur unvollstindige 6ffentlich verfiigbaren
Dokumentation [3], die Quelltexte der Open- Source Treiber nouveau [6] und
pscnv [[7] und eigenes Reverse Enginieering zugrunde.

2.2.1 Kanile

NVCO verwaltet eine Liste von Zeigern auf Kandle (vgl. Abb R.1]). Die Position
innerhalb dieser Liste bestimmt die /D dieses Kanals. Die Playlist enthilt die IDs
der aktiven Kanile.
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Y
ib_get —— alter PB
@ ib put ~~<_ @ Befehl 1
neuer
PB Befehl 2
FIFO Kontrollregister Indirect Buffer virtueller Addressraum

Abbildung 2.2: Ubergabe einer Befehlsfolge an die GPU

Ein Kanal ist grob mit einem Prozesskontext in Betriebssystemen vergleich-
bar. Eine Anwendung reserviert einen Kanal und setzt Befehle, beispielsweise Ko-
pieroperationen oder Kernel Launches, in ihrem Kanal ab. Technisch ist ein Kanal
eine Struktur von Zeigern auf Datenstrukturen die den Kontext einer Anwendung
bilden.

Zu einem Kanal gehort insbesondere ein eigener virtueller Adressraum, den
das Page Directory definiert auf das der Kanal zeigt. Alle Befehle die in einem
Kanal ausgefiihrt werden arbeiten auf virtuellen Adressen in diesem Adressraum.
Die Befehle selbst stehen in Push Buffer (PB) variabler Grof3e, die iiber Zeiger in
einer zyklischen Queue, dem Indirect Buffer (IB), adressiert werden. Es ist Auf-
gabe des Schedulers der GPU (,,PFIFO*) den Eintrdgen im IB zu folgen und die
Befehle, die in den PB stehen, zur Ausfiihrung zu bringen. Um zu erfahren, welche
PB PFIFO noch verarbeiten muss, besucht PFIFO zyklisch die Pages der aktiven
Kanéle im FIFO Kontrollregister. Jede Page im Kontrollregister enthilt je einen
ib_ get und ib_ put- Zeiger. ib_ get verweist auf den niachsten Eintrag im IB, den
PFIFO verarbeiten soll. PFIFO liest den PB, auf den der Eintrag im 1B zeigt und
verschiebt ib__get. ib_ put steht hinter dem letzten giiltigen Eintrag und wird von
der Software gesetzt.

Um eine Folge von Befehlen in ihrem Kanal auszufiihren (vgl. Abb. 2.2), muss
eine Anwendung oder ein Treiber einen PB befiillen (1), die virtuelle Startaddresse
und GroBle des PB in den Eintrag des IB, auf den ib_ put verweist, schreiben (2)
und ib_ put inkrementieren (3).

2.2.2 Virtueller Speicher

NVCO arbeitet mit 40bit breiten virtuellen Adressen. Diese konnen sowohl auf
VRAM als auch SYSRAM verweisen. Pages und Frames sind 4 kB grof3. Zusitz-
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PTE Format:
[ Page Dircctory | Frame number Flags
| 4kB Page Table | | 128kB Page Table | Comp. Tag S. Type | Target
(a) Pagetable Hierarchie (b) Aufbau von Page Table Entries

Abbildung 2.3: Datenstrukturen fiir den virtuellen Speicher

lich kennt NVCO Hugepages von 128 kB.

Je nach Sichtweise ist die Pagetable- Hierarchie zwei oder dreistufig. Jeder
Eintrag im Pagedirectory (PD) représentiert einen Block von 128 MB und enthélt
die Startadressen von bis zu zwei Pagetables (vgl. Abb. R.34). Die eine Pagetable
enthdlt Eintrdge fiir 4 kB Pages, die andere Pagetable fiir 128 kB Pages. Bei der
Auflosung von virtuellen Adressen hat letzterer Vorrang.

Der Autbau der Page Table Entries (PTE) unterscheidet sich nicht zwischen
beiden Pagetables (vgl. Abb. 2.3b). Ob sich die Frame Number auf den VRAM
oder SYSRAM bezieht, legt der Wert des Feldes Target fest. Die Frame Number
ist 28 Bit breit und die Pages 4 kB grof3, wodurch sich ein physischer Adressraum
von 40 Bit ergibt. Dieser steht auch fiir SYSRAM zur Verfiigung, DMA Operatio-
nen kénnen daher auf dem unteren 1 TB Hauptspeicher erfolgen. Als Target steht
SYSRAM sowohl in einer Variante ohne als auch mit Cache Kohérenz zur Wahl.
Giiltige PTE werden durch das present Flag gekennzeichnet. Die Page, fiir die der
PTE steht, kann mit dem readonly Flag schreibgeschiitzt werden. Die bei CPUs
selbstverstidndlichen access und dirty Bits existieren nicht. Klassische Page Re-
placement Algorithmen sind auf diese Bits angewiesen und daher nicht auf GPUs
anwendbar.

An den verbleibenden Feldern Storage Type und Compression Tag erkennen
wir, dass GPU MMUSs Funktionen besitzen, die bei CPUs unbekannt sind. Als Sto-
rage Type konnen neben der bekannten Linearen Adressierung auch verschiedene
Tiling Modi [3]] gewahlt und zusétzlich Texturkompression [25] aktiviert werden.
Fiir die von uns verwendeten GPGPU- Anwendungen sind diese Funktionen un-
interessant, weshalb wir sie im Folgenden ignorieren.

Pagefaults

Kann die GPU eine virtuelle Adresse nicht auflosen, 16st sie einen Interrupt aus und
bricht die Ausfiihrung ab. Dem Treiber stehen zur Interruptbehandlung folgende
Informationen zur Verfiigung:

* die virtuelle Adresse, die nicht aufgeldst werden konnte
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* die Art des Zugriffs (lesend/schreibend)
 Kanal und Engine, die den Zugriff ausgeldst haben

* die Art des Fehlers (PTE nicht vorhanden, keine Schreibrechte, ...)

Uns ist keine Moglichkeit bekannt, die Berechnung nach der Behandlung ei-
nes Pagefaults zuverlédssig fortzusetzen um beispielsweise Demand Paging [|14, S.
385] zu implementieren. Eine einfache Losung wire den Kanal an einem ,,siche-
ren“ Punkt neu aufzusetzen. Einen solchen Punkt kennt der Treiber allerdings im
Allgemeinen nicht. Beispielsweise darf man Kernel nicht wiederholen, weil sie
moglicherweise bereits Anderungen im Speicher vorgenommen haben, die bei
einer erneuten Ausfithrung wieder gelesen werden und das Ergebnis beeinflus-
sen. Aullerdem konnen Kernel langwierige Berechnungen von mehreren Sekun-
den darstellen, die zu wiederholen zu teuer wire.

Anderungen an den Pagetables

Die GPU verfiigt iiber einen TLB zur effizienten Implementierung des Pagings.
Werden PTE geloscht oder gedndert, muss dieser durch schreiben in ein spezielles
Register geflusht werden.

Anderungen an bestehenden PTEs sind nicht mdglich, solange eine Berech-
nung im entsprechenden Adressraum ausgefiihrt wird. Es ist im Allgemeinen un-
bekannt, wann die GPU auf eine Adresse zugreift. Folglich kann bei einem Zugriff
nicht bestimmt werden, ob dieser bereits auf dem alten Pageframe stattgefunden
hat oder erst auf dem neuen Pageframe erfolgen wird.

2.2.3 Zugriff auf Videospeicher

PCI Express Gerite blenden ihren lokalen Speicher als Linearen Adressbereich
mittels Base Address Registers (BAR) in den physischen Speicher der CPU ein
[48, S. 595f.]. Dies ermdglicht der Software mittels Memory- Mapped- 10 aus
dem VRAM zu lesen oder in diesen zu schreiben. Die MMIO- Register erlauben
direkten Zugriff auf den physischen VRAM. Fiir die meisten Zugriffe der CPU
auf den VRAM dienen jedoch BAR1 und BAR3. Alternativ iibernimmt die GPU
selbst den Datentransfer zwischen VRAM und SYSRAM.

Zugriff iiber MMIO- Register in BAR(

Uber BARO sind die meisten Konfigurationsregister der GPU zuglinglich. Diese
werden als MMIO- Register bezeichnet und enthalten unter anderem die globale
Kanalliste, die Playlist oder die Anfangsadresse des FIFO Kontrollregisters. Ferner
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befindet sich in den MMIO- Registern eine als PRAMIN bezeichnete Schnittstelle,
die direkten Zugriff auf den physischen VRAM gewidhrt. PRAMIN ist insbeson-
dere niitzlich fiir die Initialisierung der Grafikkarte. In einem Register kann ein
Offset gesetzt werden. Uber weitere Register lisst sich anschlieBend der Inhalt
des VRAMs zwischen Offset und Offset+16kB lesen und schrieben. Auf diese
Weise sind beliebige Manipulationen am VRAM moglich. Um die Isolation zu
gewihrleisten, darf deshalb nur der Kernel Zugriff auf PRAMIN haben.

Zugriff iiber BAR1 und BAR3

BARI1 und BAR3 sind aus Sicht der GPU ,,gewohnliche* virtuelle Adressrdume,
die {iber jeweils ein Page Directory definiert werden. Zugriffe der CPU auf diese
BARs leitet die GPU dementsprechend durch ihre MMU. Weil in die virtuellen
Adressraume beliebige Teile des VRAM eingeblendet werden konnen, ist es mog-
lich iiber BAR1 und BAR3 auf den gesamten VRAM zuzugreifen, obwohl die
BARSs meist kleiner als der VRAM sind. BAR3 verwendet der Treiber typischer-
weise fiir seine eigenen Datenstrukturen, wie Pagetables, wihrend der Treiber tiber
BARI1 Anwendungen Zugriff auf ihre jeweiligen Buffer im VRAM gewiéhrt, in-
dem er die Buffer in BARI und den jeweiligen Ausschnitt aus BAR1 in die An-
wendung einblendet. BAR1 existiert nur einmal im System, nicht pro Anwendung.
Der Treiber muss daher sicherstellen, dass Anwendungen nur den Ausschnitt aus
BARI sehen, der zur jeweiligen Anwendung gehort.

Zugriff iiber Kopieroperationen innerhalb eines Channels

Wie in beschrieben, werden alle Operationen innerhalb des virtuellen Adress-
raums des jeweiligen Kanals ausgefiihrt und dieser Adressraum setzt sich sowohl
aus VRAM- als auch aus SYSRAM- Pages zusammen. Zugriffe auf den SYSRAM
fiihrt die Hardware als lesende bzw. schreibende DMA Operationen aus. Setzt die
Anwendung einen Kopierbefehl ab, wobei die physische Adresse von Quelle oder
Ziel im SYSRAM liegt, fiihrt die Grafikkarte daher einen DMA- Transfer durch.
Weil der Treiber alleinigen Zugriff auf die Pagetables hat, kann der Treiber sicher-
stellen, dass jede Anwendung nur ihre eigenen Daten in ihrem Adressraum sieht,
egal in welchem Speicher sie liegen. Aus diesem Grund darf den Anwendungen
erlaubt werden, beliebige Kopierbefehle in ihrem Adressraum abzusetzen.

2.3 Grafiktreiber

Die wesentlichen Aufgaben eines Grafiktreibers bestehen in der Initialisierung der
Hardware, Setzen der Displayaufldsung (,,Modesetting*), Ubersetzung und Wei-
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Abbildung 2.4: typischer Direct- Rendering Pfad

tergabe von Anwendungsbefehlen an die Grafikkarte, Speicherverwaltung, Ab-
wicklung von DMA- Transfers, Isolation zwischen Anwendungen und Energie-
management.

Wir untersuchen in dieser Arbeit neben der Speicherverwaltung auch die Be-
fehlsiibergabe, denn wir werden zeigen, dass die Art, wie Anwendung die Grafik-
karte ansteuern, die Mdoglichkeiten des Treibers bestimmt, den Speicher zu ver-
walten.

2.3.1 Direct- Rendering Pfad

Eine Anwendung betreibt ,,Direct Rendering*, wenn sie im Rahmen ihrer Anwen-
dungslogik mit der Grafikkarte interagiert. Beispiele fiir derartige Anwendungen
sind 3D- Spiele, CAD- Programme, Videoplayer und GPGPU- Anwendungen.
Zeigt eine Anwendung lediglich eine grafische Benutzeroberflache, ist dies kein
Direct Rendering.

In der Regel werden Anwendungen gegen ein hardwareunabhédngiges API wie
Direct3D, OpenGL, OpenCL oder CUDA programmiert (vgl. Abb. 2.4 und [[18,24,
28]). Zumindest ein GrofBteil der Funktionen dieses API werden durch den User-
Mode Driver (UMD) implementiert. Der UMD ist typischerweise eine dynamische
gelinkte Bibliothek, die zur Laufzeit passend zur Hardware ausgewéhlt und in die
Anwendung eingebunden wird. Funktionen des API, die von der GPU ausgefiihrt
werden, wie z.B. Zeichenoperationen oder Kernel Launches, {ibersetzt der UMD
in eine Befehlsfolge (Pushbuffer, PB) fiir die jeweilige Grafikkarte. Aullerdem
compiliert der UMD Shader in das native Format der Grafikkarte.

API- Funktionen, zu deren Implementierung dem Userspace die notwendigen
Rechte fehlen, wie direkte Hardwarezugriffe, iibersetzt der UMD in Aufrufe an
den Kernel Mode Driver (KMD). Die Syscall- Schnittstelle, tiber die diese Auf-
rufe abgewickelt werden, ist typischerweise Teil des Treibermodells des Betriebs-
systems (WDDM/DirectX bei Windows, DRM/GEM bei Linux [56]). Der KMD
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iibernimmt die Kommunikation mit der Hardware, die Speicherverwaltung, Zu-
griffskontrolle und in manchen Fillen Scheduling und Context Switching.

Bei den meisten Treibern stellt der KMD dem UMD einen Syscall bereit, der
einen Pushbuffer, welchen der UMD befiillt in einem Channel der Grafikkarte aus-
fiihrt. Bei der Bearbeitung dieses Syscalls hat der KMD die Moglichkeit die Be-
fehlsfolge zu iiberpriifen und zuriickzuweisen, um beispielsweise ungiiltige Spei-
cherzugriffe zu verhindern. Wie in Abschnitt beschrieben, schreibt der KMD
von modernen Grafikkarten einen Pointer in den Indirect Buffer, um die Befehle
ausfiihren zu lassen.

2.3.2 Synchronisation

Bisher haben wir Befehlsausfithrung mit der Eintragung eines Befehls in eine War-
teschlange, z.B. dem Indirect Buffer, gleichgesetzt. Die GPU bearbeitet diese Be-
fehle asynchron, daher erhélt die Software auf diesem Weg keine Information tiber
den Abschluss einer Operation.

Zu diesem Zweck existieren spezielle Fence- Operationen [16]. Eine Fence
ist ein Befehl, der mit einem anderen Befehl verkniipft wird und entweder einen
bestimmten Wert an eine wéhlbare Speicheradresse schreibt oder einen Interrupt
auslost. Die GPU fiihrt die Fenceoperation stets nach der mit ihr verkniipften Ope-
ration aus.

Die CPU kann aus der gewidhlten Speicheradresse lesen, um zu entscheiden
ob die Operation bereits abgeschlossen ist, bezichungsweise auf der Adresse aktiv
warten. Auf einen Interrupt kann in einer Service Routine reagiert werden.

2.3.3 Speicherverwaltung

Der Treiber verwaltet den Speicher der Grafikkarte mit Puffern wéhlbarer Grof3e,
die wir als Buffer Object (BO) bezeichnen. Fordert der UMD vom KMD ein BO
an, reserviert der KMD den notwendigen Speicher im VRAM und iibergibt dem
UMD einen Handle, der das BO reprasentiert. Die Anwendung benétigt ein BO,
um darin beispielsweise Geometriedaten oder Texturen zu speichern. Der Spei-
cherbedarf fiir die Texturen iibersteigt hdufig den verfiigbaren VRAM [25]. Gra-
fikkartentreiber miissen daher BOs, auf die die GPU aktuell nicht zugreift, in den
SYSRAM auslagern konnen. Folglich bendtigt der KMD die Information, welche
BOs in Verwendung sind.

OpenGL und Direct3D nehmen als Argumente in ihren Funktionen stets die
Handles auf diese BO, anstatt Pointer im GPU- Adressraum. Beispielsweise muss
in OpenGL vor der Verwendung eines Buffers dieser mit der Funktion glBind-
Buffer() gebunden werden [34]. Der UMD kennt daher die verwendeten BOs und
gibt diese Information in Form eines validate- Aufrufs an den KMD weiter. Ein
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validate fordert den KMD auf, ein BO in einem Speicher abzulegen, auf dem die
gewiinschte Operation ausgefiihrt werden kann. Der KMD hat daher Gelegenheit,
andere BOs zu swappen um Platz fiir das zu validierende BO zu schaffen. Der
KMD fiigt ferner eine Fence ein, um das Ende der Operation, das heifit den Zeit-
punkt ab dem das BO nicht mehr valide sein muss, zu bestimmen [49].

Nicht nur einfache Zeichenoperationen, sondern auch Shader werden an BOs
gebunden und konnen in threm Code nur auf diese zugreifenm. Vor dem Start eines
Shaders kann der UMD also ebenfalls validate Aufrufe absetzen. Kernel adressie-
ren dagegen, analog zu CPU- Programmen, den Speicher iiber Pointer. Der UMD
hat daher im allgemeinen keine Moglichkeit die Menge an BOs, die bei einem
Kernel Launch valide sein miissen, einzuschrinken.

APIs fir GPGPU iiberlassen der Anwendung die direkte Kontrolle iiber den
Speicherort ihrer Buffer. CUDA sieht zum Beispiel zwei Funktionen fiir die Re-
servierung von Speicher vor: cudaMalloc allokiert VRAM und cudaHostAlloc
allokiert einen DMA- Buffer im SYSRAM [21]]. Das BO verbleibt an der reser-
vierten Stelle, bis es durch die Anwendung wieder freigegeben wird. Die Spei-
cherverwaltung durch den KMD wird auf diese Weise ausgehebelt.

Wir schlieBBen, dass fiir GPGPU ein neuer Mechanismus der Speicherverwal-
tung benotigt wird, der ohne validate- Aufruf auskommt und sich fiir die Anwen-
dung wie die direkte Kontrolle iiber den Speicher verhalt.

2.3.4 Memory Mapping

Ein bekannter Unix- Systemcall ist mmap, mit dem eine Anwendung den Inhalt ei-
ner Datei in ihren virtuellen Adressraum einbinden kann. Treiber implementieren
mmap in einer verdnderten Weise, um ausgewéhlte Teile des physischen Adress-
raums in den virtuellen Adressraum der Anwendung einzublenden [|17]. Auf diese
Weise gewihrt der KMD einer Anwendung direkten Zugriff auf ihre BOs. Dies ist
von Vorteil, weil es der Anwendung erlaubt direkt auf das BO zuzugreifen, ohne
fiir jeden Zugriff in den Kernel springen zu miissen, wodurch unnétiger Mehrauf-
wand entsteht.

Nehmen wir an, BO 1 (vgl. Abb R.3) liegt im VRAM. Der KMD blendet BO 1
in BAR 1 ein. BAR1 wiederum wird in einen Ausschnitt des physischen Adress-
raums der CPU eingeblendet, der nur fiir den Kernel erreichbar ist. Die Anwen-
dung, bzw. der UMD, fordert mit dem mmap- Syscall den KMD auf, den BO 1
in den virtuellen Adressraum der Anwendung einzublenden. Der KMD tiberpriift
die Berechtigung und blendet jene Pages aus dem Bereich von BAR1 in die An-
wendung ein, die zu BO 1 gehdren.

'mit OpenGL 5.5 wurden ,,bindless Buffers* eingefiihrt [[19], die iiber virtuelle Adressen im
Shader adressiert werden
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//
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Abbildung 2.5: BO 1 liegt im VRAM, BO 2 im SYSRAM. Beide konnen in den
virtuellen Speicher von CPU und GPU eingeblendet werden

BO 2 liegt im SYSRAM. Weil BO 2 auch in den GPU Adressraum eingeblen-
det wird, muss BO 2 als DMA- Buffer (,,Host- pinned memory* in der CUDA-
Terminologie) allokiert werden, so dass der Buffer dauerhaft auf festen physischen
Adressen liegt und nicht auf die Festplatte ausgelagert werden kann. DMA- Buffer
sind, genau wie BARs, zunichst nur im Kernel adressierbar. Auch in diesem Fall
blendet der KMD per mmap den BO in die Anwendung ein.

2.3.5 pscnv

Der pscnv Treiber [7] wurde 2010 von der Firma Pathscale als Fork von Nou-
veau [0] gegriindet. Nouveau ist der am weitesten verbreitete Open- Source Trei-
ber fiir Nvidia Grafikkarten. Das Design von pscnv ist fiir GPGPU Anwendungen
optimiert und konnte gegeniiber Nouveau vereinfacht werden, weil pscnv sich
auf neuere GPUs der Tesla- und Fermi- Generation beschriankt, die Funktionen
wie Virtuellen Speicher und Hardware Context Switching bieten. Dies erlaubt die
Kontrolle weitgehend an den Userspace abzugeben, ohne die Systemsicherheit zu
gefdhrden. Der Funktionsumfang von pscnv beschrédnkt sich deshalb auf die In-
itialisierung und Verwaltung von Kanilen und Speicher.

Beispielsweise schreibt der pscnv nicht in Indirect Buffer und bietet konse-
quenterweise auch keinen Syscall, um Pushbuffer in einem Kanal auszufiihren.
Stattdessen reserviert der Userspace beim KMD einen Kanal und erhilt per mmap
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direkten Zugriff auf den Indirect Buffer dieses Kanals. Der Vorteil ist, dass der
UMD die Grafikkarte ohne Umweg iiber den Kernel ansteuern kann. Der Nachteil
ist, dass der KMD keine Information hat, wann und welche Operationen die An-
wendung ausfiihrt. Wie in gezeigt, ist pscnv in der Lage durch die Verwaltung
des virtuellen Speichers die Kanéle beziehungsweise Anwendungen trotzdem von
einander zu isolieren.

Der Userspace erhélt die Kontrolle welches BO in welchem Speicher allokiert
und in welchen virtuellen Speicher eingeblendet ist. Notwendige DMA- Transfers
zwischen diesen Speichern muss der Userspace selbst durchfiihren, weil pscnv,
mangels der Fahigkeit Indirect Buffer zu befiillen, keine DMA- Transfers starten
kann.

Die Userspace- Bibliothek von pscnv ist nur ein diinner Wrapper um die Sy-
scalls. Insbesondere fehlen Funktionen, die hdufig verwendete Befehlsfolgen, bei-
spielsweise fiir einen Kernel Launch, absetzen. Gdev [41] bietet diese Funktiona-
litdt und 14sst sich mit pscnv verwenden, weshalb wir es als unseren UMD betrach-
ten.

Die Entwicklung an pscnv ist vor zwei Jahren eingeschlafen. Die letzte Version
unterstiitzt nur Grafikkarten bis zur Fermi- Generation und erwies sich in unseren
Versuchen als unfertig und fehlerhatft.



Kapitel 3

verwandte Arbeiten

In diesem Kapitel behandeln wir zwei Themenkomplexe. Auf der einen Seite ge-
ben wir einen Uberblick iiber die Mdglichkeiten Grafikkarten zu virtualisieren.
Wir beschreiben die Nachteile der Frontend- Virtualisierung und motivieren auf
diese Weise den Einsatz von LoGV, das den Entwurf unseres Swapping- Mecha-
nismus geprégt hat. Auf der anderen Seite stellen wir bereits bekannte Verfahren
zur Speicherverwaltung vor und diskutieren deren Leistungsfahigkeit.

3.1 Virtualisierung

Betriebssysteme stellen eine Abstraktionsschicht zwischen Hard- und Software
bereit. Bei der Virtualisierung wird unterhalb des Betriebssystems eine weitere
Abstraktion zur Hardware eingefiihrt um nicht nur mehrere Programme auf ei-
nem Betriebssystem sondern auch mehrere Betriebssysteme auf einem physischen
Computersystem betreiben zu kénnen.

Der Hypervisorm ist eine Anwendung im Host- Betriebssystem, die virtuelle
Hardware- Komponenten simuliert und auf die echte Hardware abbildet. Aus die-
sen Hardwarekomponenten erzeugt der Hypervisor virtuelle Maschinen (VMs),
in denen Gast- Betriebssysteme ausgefiihrt werden. Alternativ kann der Hypervi-
sor Hardware direkt an den Gast durchreichen (PCI- Passthrough). In diesem Fall
steht die Hardware einem Gast exklusiv zur Verfiigung. Im Hinblick auf die Spei-
cherverwaltung gibt es keinen Unterschied zum Betrieb der Grafikkarte auf einem
System ohne Virtualisierung, weshalb wir diesen Fall nicht ndher behandeln.

Wenn das Gast- Betriebssystem auf den Betrieb in einer virtuellen Umgebung
vorbereitet ist, muss der Hypervisior keine reale Hardware emulieren. Stattdessen
kann der Host dem Gast eine zweckmafBige Hypercall- Schnittstelle anbieten, die

'es gibt auch Hypervisor, die direkt auf der Hardware laufen
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Abbildung 3.1: Bei der Frontend Virtualisierung wird der Treiber im Gast durch
das Frontend ersetzt, welches tiber das Backend mit dem Treiber kommuniziert

der Gast mit einem paravirtualisierten Treiber anspricht [46]. Ein Hypercall ist ein
Sprung vom Gast in den Hypervisor, vergleichbar einem Syscall.

3.1.1 Frontend- Virtualisierung

Bei der Frontend- Virtualisierung steuert der Treiber im Host die Grafikkarte an
[22]. Im Gast stellt ein Frontend ein API fiir die Grafikkarte bereit. Um dieses
API zu implementieren, kommuniziert das Frontend mit einem Backend im Host
(vgl. Abb B.1]). Dieses Backend verhilt sich gegeniiber dem Host-Treiber wie eine
gewohnliche Anwendung. Die Kommunikation zwischen Frontend und Backend
kann entweder {iber ein Netzwerkprotokoll [23, 60] oder iiber einen Hypercall-
Mechanismus [29,36,53] erfolgen.

Je nach Verfahren liegt der Overhead fiir Frontend- Virtualisierung zwischen
10% bis 100%. Ein Grund fiir den Overhead sind die Befehlsfolgen, die fiir ei-
nen Kernel Launch abgesetzt werden miissen, denn die Befehle werden aufwendig
iiber Frontend und Backend tlibermittelt. Einige der zitierten Implementierungen
versuchen Befehle zusammen zu fassen, um den Aufwand zu mindern.

Ein weitere Ursache des Overheads sind langsame Kopieroperationen. Die
meisten Implementierungen von Frontend- Virtualisierung unterstiitzen nur ex-
pliziten Kopieroperationen zwischen BOs. In der Regel werden Kopien zwischen
SYSRAM des Gastes und VRAM iiber Front- und Backend abgewickelt, was um
mindestens eine Gréfenordnungen langsamer als eine DMA- Operation ist [57].
Als einzige uns bekannte Frontend- Virtualisierung kann GViM [36] zumindest
DMA- Buffer in die Gast- Anwendung mittels mmap einblenden, was eine Ko-
pieroperation einspart. Eine vollwertige Implementierung sollte sowohl VRAM
als auch SYSRAM in GPU und Gast- Anwendung einblenden konnen. Hierfiir ist
Unterstiitzung durch den Treiber notig, weil nur dieser die relevanten Pagetable
modifizieren kann. Den Treiber zu modifizieren widerspricht aber dem Gedan-
ken der Frontend- Virtualisierung, denn diese sitzt zwischen Gastanwendung und
UMD im Direct- Rendering Pfad.
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Abbildung 3.2: Architektur von LoGV: Befehle (links) werden zum Hosttreiber
durchgereicht, BOs und der Indirect Buffer (rechts) in den Gast eingeblendet

Prinzipiell ist es moglich Policies zur Speicherverwaltung im Backend durch-
zusetzen, sofern eine Instanz des Backends alle Frontends bedient. Uns ist bislang
keine Implementierung bekannt, die von dieser Mdglichkeit Gebrauch macht. Nor-
malerweise leitet das Backend Speicheranfragen direkt an den Treiber weiter. Oh-
ne zuséitzliche Mafnahmen ldsst sich deshalb im Treiber nur eine Speicherverwal-
tung fiir alle VMs gemeinsam durchsetzen. Steht stattdessen fiir jedes Frontend ein
eigenes Backend bereit, findet eine etwaige Speicherverwaltung durch den Treiber
von selbst Anwendung auf die virtuellen Maschinen.

3.1.2 LoGV

LoGV [30,31] virtualisiert Grafikkarten mit einem Overhead unter 5% aber ist
dennoch in der Lage die Grafikkarte auf mehrere Géste aufzuteilen. Der gerin-
ge Overhead ist moglich, weil LoGV den pscnv als Host- Treiber verwendet und
dessen Fahigkeit nutzt BOs und insbesondere den Indirect Buffer direkt in die An-
wendung einzublenden.

Die Implementierung von LoGV besteht im wesentlichen aus einem paravir-
tualisierten Treiber pscnv_virt (vgl Abb B.2), der das selbe Userspace- API wie
der ,,echte pscnv anbietet, und einem erweiterten Qemu. Aufrufe des UMD {iber-
setzt pscnv__virt in Hypercalls an den modifizierten Qemu. Qemu wiederum ver-
hélt sich gegeniiber pscnv wie eine Anwendung und ruft die entsprechenden Sy-
scalls auf. Bis zu dieser Stelle verhélt sich LoGV wie eine Frontend- Virtualisie-
rung, wobei pscnv_ virt das Frontend und Qemu das Backend bildet. Der Vor-
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teil von LoGV ist, dass nur ein geringer Anteil der Kommunikation zwischen
Gast- Anwendung und GPU iiber diesen Pfad abgewickelt wird. Daten und Befeh-
le tauscht die Gastanwendung direkt mit der GPU aus, indem die Anwendung sich
VRAM und DMA - Buffer in ihren Adressraum einblenden l4sst. Erhdlt Qemu die
Anweisung Speicher in die Gastanwendung einzublenden, ldsst es sich den Spei-
cher in einen Teil seines Adressraums einblenden, den es als BAR eines virtuellen
Gerites verwendet. Der paravirtualiserte Treiber verwaltet dieses virtuelle Gerét
im Gast. Analog zum echten Treiber, der Teile des echten BARs in Anwendungen
per mmap einblendet, blendet der paravirtualisierte Treiber den Ausschnitt aus
dem virtuellen BAR in die Gast- Anwendung ein. Schreibt die Anwendung in den
eingeblendeten Speicher, sind die Anderungen fiir die GPU sofort sichtbar. Der
Mehraufwand fiirs Kopieren entfillt. Lisst sich die Anwendung auf diesem Weg
ihren Indirect Buffer einblenden, kann sie direkt Befehle auf der GPU absetzen,
wodurch der Mehraufwand fiir Sys- und Hypercalls eingespart wird.

Die Aufteilung auf mehrere Géste ergibt sich automatisch, denn Gast- Anwen-
dungen werden durch Qemu beim pscnv in der gleichen Art wie Host- Anwendun-
gen registiert. Folglich unterliegen Gast- Anwendungen dem normalen Hardware
Context- Switching.

AuBlerdem unterstiitzt LoGV Live Migration [[15]. Das bedeutet LoGV ist in
der Lage eine VM wihrend des Betriebs von einem physischen Computersys-
tem auf ein anderes zu iibertragen. Bei diesem Vorgang tibernimmt die GPU auf
dem Zielsystem die Aufgaben der GPU auf dem Quellsystem. Dieser Wechsel
erfolgt fiir die Anwendung transparent. Das ist nur mdglich, weil LoGV Gast-
Anwendungen den Zugriff auf ihren Indirect Buffer entziehen kann, ohne das die-
se es bemerken. Sobald der Zugriff entzogen und alle ausstehenden Berechnungen
abgeschlossen sind, kann der Zustand von der Grafikkarte gesichert und auf dem
Zielsystem wiederhergestellt werden.

3.2 Speicherverwaltung

Wie wir in beschrieben haben, bietet die Speicherverwaltung aktueller Gra-
fiktreiber kein Swapping und auch Nvidias CUDA Implementierung fiir Windows
kennt kein Swappingg.

Swapping fiir GPGPU Anwendungen ist demgegeniiber Gegenstand aktueller
Forschung und es gibt schon mehrere Vorschldge, die wir an dieser Stelle vorstel-
len. Allen Varianten ist gemein, dass sie Buffer, die im VRAM keinen Platz mehr
haben und aktuell nicht ben6tigt werden, in den SYSRAM zuriickschreiben. Das
nichste mal, wenn diese benétigt werden, wird der Buffer wieder in den VRAM

2die scheinbar anders lautende Aussage in [41] ist missverstéindlich formuliert.
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SYSRAM VRAM
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Abbildung 3.3: Austausch des Inhalts eines geteilten Buffers durch Gdev beim
Wechsel von B nach A

verschoben und verdrangt mit hoher Wahrscheinlichkeit einen anderen.

Uns ist kein Swapping- Mechanismus bekannt, der direkt in den Grafiktrei-
ber integriert ist. Die hier vorgestellten Mechanismen Gdev und GDM arbeiten
mit dem Nouveau Treiber zusammen, implementieren ihr Swapping aber in einer
eigenen Zwischenschicht.

Auf das mit CUDA 6 eingefiihrte Unified Memory [37] und GMAC [26] gehen
wir nicht weiter ein, weil diese Speicherverwaltungssysteme lediglich die Konsis-
tenz zwischen VRAM und SYSRAM sicherstellen, aber kein Swapping bieten.

3.2.1 Gdev

Wir benutzen Gdev [41] als User-Mode-Driver (UMD), aber Gdev kann auch
in den Kernel integriert werden. In diesem Fall steht das Gdev-API als Syscall
Schnittstelle zur Verfiigung. Als UMD wird nur noch eine einfache Wrapper- Bi-
bliothek benétigt, denn das Gdev API kennt bereits High- Level Operationen wie
Kopierbefehle und Kernel Launch.

Ist Gdev in den Kernel integriert, bietet es einige weitergehende Funktionen,
unter anderem einen Software- Scheduler und Shared MemoryE. Der Software-
Scheduler legt die Reihenfolge von Kernel- Ausfiihrungen fest. Shared Memory
erlaubt Anwendungen BOs mit anderen Anwendungen im System zu teilen. In
diesem Fall blendet Gdev einen Buffer in die GPU Adressraume mehrerer An-
wendungen ein.

Swapping ist in Gdev durch ,,impliziten Shared Memory implementiert. Kann
eine VRAM- Anforderung einer Anwendung A nicht erfiillt werden, sucht Gdev
nach einem ,,Opfer“-Buffer einer anderen Anwendung B, der mindestens die an-

3nicht zu verwechseln mit CUDA- Begriff ,,Shared Memory*.
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gefordete Grof3e hat. Das Opfer wird dann mit A implizit geteilt. Implizites Teilen
bedeutet, dass es fiir die beteiligten Anwendungen aussieht, als ob ihnen der Buf-
fer exklusiv gehort. Insbesondere diirfen sie nicht die Inhalte sehen, die andere
Anwendungen in den implizit geteilten Buffer schreiben.

Gdev stellt sicher, dass A und B jeweils ihre eigene Version des geteilten Buf-
fers sehen, indem es mit seinem Software- Scheduler die Reihenfolge von Kernel-
Ausfithrungen kontrolliert. Der Scheduler legt eine Ausfiihrungsfolge fiir die Ker-
nel von A und B fest, sodass keine Kernel der beiden Anwendungen parallel aus-
gefiihrt werden. Ist ein Kernel von A an der Reihe, nachdem zuvor ein Kernel von
B ausgefiihrt wurde, kopiert Gdev (vgl. Abb B.3) die implizit geteilten Buffer in
eine Zwischenablage im VRAM (1), danach kopiert Gdev den Bufferinhalt von
A aus dem Hintergrundspeicher im SYSRAM in die geteilten Buffer (2). Erst zu
diesem Zeitpunkt fithrt Gdev den Kernel Launch von A aus, die Rechenwerke der
GPU sind deshalb wéhrend der Kopiervorginge (1) und (2) untitig. Asynchron
zur Kernelausfithrung kopiert Gdev den Inhalt der Zwischenablage in den SYS-
RAM Hintergrundspeicher von B (3). Durch die Zwischenablage kann, sofern der
Kernel von A lange genug lauft, die Latenz fiir den DMA- Transfer in den SYS-
RAM verborgen werden. Man beachte, dass Gdev bei jedem Wechsel zwischen A
und B alle geteilten Buffer austauschen muss, unabhéngig davon, ob sie von dem
Kernel, der als nichstes ausgefiihrt wird, benétigt werden.

Die Art in der Gdev Swapping implementiert, geht mit einer Reihe von Ein-
schrankungen einher: die Zwischenablage muss mindestens so gro3 wie der zu
swappende Buffer sein und stellt eine Verschwendung von Speicherplatz dar, wenn
sie nicht benétigt wird. Im Quellcode sind 128 MB vorgesehen. Bei Speicher-
knappheit ist Swapping nicht immer moglich, denn es muss eine andere Anwen-
dung im System vorhanden sein, die bereits liber einen Buffer verfiigt, der mindes-
tens so grof3 ist wie der Buffer, der allokiert werden soll. Das bedeutet insbeson-
dere, dass Gdev nicht mit einzelnen Anwendungen, die fiir sich genommen mehr
Speicher bendtigen als verfiigbar ist, umgehen kann. Des Weiteren werden zwei
Anwendungen durch das implizite Teilen unnétig miteinander gekoppelt und kon-
nen ab dem Zeitpunkt des Swappings nur noch wechselweise die GPU nutzen. Ein
weiterer Schwachpunkt ist, dass Gdev nur ganze, moglicherweise mehrere hundert
Megabyte groB3e, Buffer auf einmal auslagern kann.

Die Leistungsféhigkeit haben die Gdev- Autoren anhand von mehreren 128 MB
groBen Index- Baum- Suchen getestet. Der verfiigbare Speicher gentigt, um bis zu
drei Instanzen gleichzeitig im VRAM zu halten. Ist kein Swapping erforderlich,
betrdgt die Ausfiihrungszeit pro Instanz betragt im Mittel ca. 360 ms. Die Gdev-
Autoren haben die Anzahl der Instanzen bis auf 8 erhoht, sodass ab der vierten
Swapping notwendig wird, wodurch die mittlere Ausfithrungszeit auf ca. 500 ms
steigt. Dies deutet auf einen Overhead von 39% fiir den Austausch der Bufferin-
halte hin.
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3.2.2 GDM

GDM [59] erweitert Gdev um einen iiberarbeiteten Swapping Mechanismus, der
einige der beschriebenen Schwiéchen behebt. Wir beschrinken uns auf die Funktio-
nen von GDM, die fiir Grafikkarten ohne Unterstiitzung fiir Page Fault Handling
vorgesehen sind. In diesem Fall ist die grundlegende Arbeitsweise von GDM die
selbe wie von Gdev: vor jedem Kernel Launch werden alle verdrangten Buffer in
den VRAM zuriick kopiert, die zu dem Kontext des jeweiligen Kernels gehoren,
selbst wenn dieser die Buffer nicht bendtigt.

Die GDM Autoren haben beobachtet, dass einige GPGPU Anwendungen ein
BO (,,Region® in der Sprechweise von GDM) abschnittsweise fiir unterschiedliche
Zwecke verwenden. Weil in diesem Fall auch die Zugriffsmuster verschieden sein
konnen, unterteilt GDM ein BO in mehrere Objekte, wenn Kopieroperationen nur
einen Abschnitt des BOs iiberschreiben. Um die Speicherverwaltung feingranu-
larar durchzufiihren, unterteilt GDM Objekte wiederum in 4 MB grof3e Blocke.

GDM verzichtet auf das implizite Teilen von Buffern und die Zwischenablage
aus Gdev. Stattdessen unterhilt jede Anwendung eine ,,Staging Area“. Vor einer
Kopie von SYSRAM nach VRAM legt GDM eine Copy-On-Write Kopie der Da-
ten in der Staging Area ab. Wenn GDM Blocke aus dem VRAM verdringt, werden
diese ebenfalls in die Staging Area zuriickgeschrieben. Anders ausgedriickt nutzt
GDM den VRAM als eine Art Write- Back Cache fiir die Staging Areas der An-
wendungen.

In ihren Versuchen haben die GDM Autoren festgestellt, dass 61% der Daten
von der GPU nur gelesen wurden. In diesem Fall liegt bereits eine aktuelle Kopie
des Bufferinhalts in der Staging Area vor und es ist liberfliissig die unveridnder-
ten Blocke nach der Kernelausfithrung zuriickzuschreiben. Mangels dirty- Bit in
den Pagetables von GPUs berechnet GDM nach der Kernelausfiihrung Hashwerte
der Buffer auf der GPU und vergleicht diese mit dlteren Hashes, um unverénderte
Buffer zu erkennen.

Die Autoren von GDM geben nur relative Laufzeiten gegeniiber dem Swap-
ping Mechanismus von Gdev an. Im Mittel ist GDM um 20% schneller als Gdev.
Den Extremfall stellt der nn (Nichste Nachbarn) Benchmark dar. nn fiihrt eine
kurze Berechnung auf einem groflen Datensatz aus. Den groflen Datensatz in den
VRAM und die Ergebnis zuriick in den SYSRAM zu kopieren macht 80% der Ge-
samtlaufzeit aus, wobei zwei Drittel der libertragenen Daten nur gelesen werden.
Wir erkldren uns die gegeniiber Gdev um 43% verbesserte Laufzeit damit, dass
GDM diese konstanten Daten nicht in den SYSRAM zuriick kopieren muss.
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Abbildung 3.4: Arbeitsweise von RSVM: schlédgt ein map() auf einer Region fehl,
meldet der GPU- Thread einen Region Fault iiber den RPC- Mechanismus, worauf
der Polling- Thread die Region in den VRAM kopiert.

3.2.3 RSVM

Als reine Userspace- Losung unterscheidet sich RSVM [39] grundlegend von Gdev,
GDM und unserem Entwurf. RSVM implementiert einen virtuellen Adressraum
in Software, der sich iiber CPU und GPU erstreckt. Es wird als Bibliothek, die
sowohl GPU als auch CPU- Code enthilt, in eine Anwendung eingebunden. Wir
beschrinken uns in dieser Beschreibung auf die Funktionen von RSVM, die fiir
den Swapping Mechanismus relevant sind.

RSVM realisiert die Speicherverwaltung auf dhnliche Weise wie klassische
Grafiktreiber (siehe 2.3.3), jedoch konnen die Buffer wihrend der Kernelausfiih-
rung auf der GPU selbst mit dem map() Befehl gebunden werden. RSVM validiert
darauthin den Buffer, das heiffit RSVM ladt den Buffer notigenfalls aus dem SYS-
RAM nach.

Die Anwendung muss speziell an RSVM angepasst werden. Unter anderem
miissen alle Speicherallokationen durch Definition von ein oder mehreren Re-
gionen ersetzt werden. Eine Region dhnelt einem BO, unterliegt jedoch einem
Modified-Shared-Invalid Kohérenzprotokoll. Die GroB3e von Regionen muss vom
Anwendungs- Programmierer selbst auf maximale Performance optimiert werden.
Anstatt einer virtuellen Adresse erhdlt die Anwendung nur einen Handle (,,Region
ID*) fiir die Region.

Um im Kernel auf den Inhalt einer Region zuzugreifen, muss zunichst ein
map() auf der jeweiligen Region ID erfolgen, um diese fiir lesenden oder schrei-
benden Zugriff zu binden. map() ist eine von RSVM bereitgestellte GPU- Funkti-
on, die in der Liste von Regionen (vgl Abb B.4) nach der gewiinschten ID sucht. Ist
diese bereits im VRAM, genauer in dem von RSVM verwalteten Heap, gibt map()
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einen Zeiger auf die Region zuriick. Falls die Region noch nicht im Heap liegt,
schreibt map() einen Region Fault in den gemeinsamen Speicher. Wenn Schreib-
zugriff angefordert wurde setzt map(), unabhéngig von der Frage, ob die Region
schon im VRAM liegt, den Zustand der Region auf «modified».

Der gemeinsame Speicher ist sowohl in GPU als auch CPU- Adressraum ein-
geblendet. Ein Polling Thread auf der CPU liest regelméfig aus dem gemeinsamen
Speicher. Im Falle eines Region Faults stoB3t der Thread eine Kopieroperation an,
die die Region in den Heap kopiert. Der GPU- Thread, der map() aufgerufen hat,
muss in diesem Fall auf den Abschluss der Kopieroperation warten.

Die Regionen werden per Reference Counting verwaltet, daher muss jeder
GPU- Thread durch eine unmap() Operation anzeigen, wann die Region wieder
freigegeben werden kann. Bei Speicherknappheit gibt RSVM Regionen im «sha-
red» Zustand und Reference Count 0 wieder frei. Sind alle ungenutzten Regionen
«modified», wéhlt der Polling- Thread mit einem Not- Frequently- Used Verfah-
ren eine unbenutzte Region aus und kopiert sie in den Hintergrundspeicher zuriick.
Anschlieend wird der Zustand der Region auf «shared» zuriickgesetzt, so dass
sie freigegeben werden kann.

RSVM verursacht Overhead selbst wenn die Probleminstanz vollstdndig in den
Speicher passt. Im Falle einer Matrixmultiplikation betrégt der Overhead 21% und
steigt um weitere 10%, wenn der Swapping Mechanismus aktiv werden muss.
Die RSVM- Autoren begriinden den Overhead hauptsidchlich mit dem zusétzli-
chen Register- Bedarf fiir den GPU- Code. Register Spilling kann auf GPUs teuer
sein [45]. AuBerdem reserviert RSVM einen Teil des wertvollen Shared Memory
fiir seinen ,,Software TLB*, der die map() Operation beschleunigen soll.

Wir vermuten, dass RSVM ungiinstiges Verhalten aufweist, wenn mehrere An-
wendungen parallel auf der GPU laufen. Zum einen startet RSVM zunichst den
Kernel und kopiert ausgelagerte Regionen beim ersten map() zuriick. Die betrof-
fenen Kernel- Threads miissen warten bis eine komplette Region in den VRAM
kopiert wurde und konnen wihrenddessen mangels Preemption die GPU nicht ab-
geben. Gdev und GDM kopieren dagegen alle Daten im Voraus, sodass die Kernel
in einem Rutsch durchlaufen. Zum anderen allokiert RSVM bei der Initialisierung
einen grof3en Buffer um darin seinen Heap anzulegen. Die Grof3e dieses Heaps be-
stimmt, ab welchem Zeitpunkt Swapping beginnt. Um mehrere RSVM- basierte
Anwendungen parallel zu betreiben, darf die Summe der Heaps die Gesamtkapazi-
tat nicht iibersteigen. Swapping- Mechanismen, die im Kernel implementiert sind,
konnen dagegen den Speicher iiber Anwendungsgrenzen hinweg verwalten.
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Kapitel 4

Entwurf

GPGPU- Anwendungen reservieren explizit Speicher im VRAM, das heifit die
Speicherallokation schligt fehl, wenn im VRAM nicht mehr hinreichend Platz ist.
Deshalb miissen GPGPU- Anwendungen auf Fehlschldge bei der Speicheralloka-
tion vorbereitet sein. Ob eine Speicherallokation fehlschldgt hingt in Systemen mit
mehreren parallel laufenden GPGPU- Anwendungen und insbesondere in Cloud-
Umgebungen, auf denen sich mehrere Anwender die Grafikkarte teilen, vom Spei-
cherbedarf aller auf dem System aktiven Anwendungen ab und ist daher au3erhalb
der Kontrolle eines einzelnen Entwicklers. Mittels einer systemweiten Verwaltung
fiir den VRAM wollen wir Fehlschldge bei der Speicherverwaltung vermieden,
sodass lediglich die Laufzeit und nicht das Ergebnis einer Anwendungen von der
Lastsituation abhdngt. Teilen sich mehrere Anwender die Grafikkarte, sollte der
Speicher fair zwischen den Anwendern aufgeteilt werden. Auflerdem mochten wir
den Swapping- Mechanismus in Kombination mit LoGV [31] einsetzen konnen,
um die fiir das Cloud Szenario wichtige Virtualisierung mit geringem Overhead
zu ermoglichen. Bestehende Ansdtze zur Speicherverwaltung eignen sich hierfiir
nicht, denn sie sind darauf angewiesen das Scheduling der GPU kontrollieren zu
konnen.

Wir stellen in diesem Kapitel einen Swapping- Mechanismus fiir VRAM vor,
der bei Speicherknappheit Daten auf eine Weise in den SYSRAM auslagert, die es
der GPU erlaubt, weiterhin auf diese Daten zuzugreifen, und die keine Anspriiche
an des Scheduling stellt.

Im Abschnitt @. 1] prazisieren wir zunachst die Anforderungen an unseren Ent-
wurf. In Abschnitt geben wir einen Uberblick iiber das Zusammenspiel der
einzelnen Komponenten. Auf diese Komponenten und wie sie geeignet sind un-
sere Anforderungen zu erfiillen, gehen wir in den nachfolgenden Abschnitten né-
her ein. Wir erértern in Abschnitt f.3 das Fiir und Wider unseres Konzepts GPU-
Swapping durch Einblenden von SYSRAM zu realisieren. In Abschnitt .4 stellen
wir den Mechanismus und schlieBlich in Abschnitt §.5 die Policy unseres Verfah-
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rens vor.

4.1 Anforderungen

Wir analysieren unsere Anforderungen im Rahmen eines Cloud- Dienstes. Grund-
sdtzlich kann man die selben Folgerungen auch fiir sonstige Mehrbenutzerumge-
bungen herleiten. In diesem Fall ist der im Folgenden verwendete Begriff ,,Kunde*
durch ,,Benutzer beziehungsweise ,,Anwendung® zu ersetzen. Deshalb mochten
wir uns nicht kiinstlich auf virtuelle Maschinen beschranken, sondern vielmehr das
Swapping fiir jede Anwendung auf dem System, egal, ob sie direkt im Host oder in
einem Gast ausgefiihrt wird, bereitstellen. Wir definieren unsere Anforderungen
im Hinblick auf Fairness, Leistung und Transparenz.

Fairness

Jeder Kunde soll durch die Aufteilung des VRAM moglichst wenig beeinflusst und
bei Engpéssen fair behandelt werden. Zumindest soll dem Kunden stets sein fairer
Anteil am VRAM zur Verfiigung stehen. Mittels dynamischer Speicherzuteilung
soll er einen groBBeren Anteil am VRAM erhalten konnen, wenn dieser nicht durch
andere Kunden ausgenutzt wird. Dies geht fiir den Betreiber eines Cloud- Dienstes
mit minimalen Mehrkosten einher, denn er verteilt lediglich {iberschiissige Res-
sourcen. Die dynamische Speicherzuteilung macht das Angebot jedoch attraktiver
fiir Kunden, denn diese kdnnen grof3e Datensitze schneller verarbeiten, wenn es
ihnen mdglich ist, voriibergehend mehr VRAM zu beanspruchen.

Wir beziehen Fairness lediglich auf den Anteil am VRAM, den ein Kunde er-
halten kann, nicht auf den Verlust an Leistung, der mit dem Swapping einhergeht.
Je nach dem, ob die Leistung einer Anwendung durch den Prozessor oder den
Speicher beschrinkt ist, ist zu erwarten, dass verschiedene Anwendungen unter-
schiedlich stark vom Swapping ausgebremst werden.

Leistung

Der Einfluss unseres Swapping- Menchanismus auf die Leistung der GPU soll so
gering wie moglich sein. Ein Kunde eines HPC- Dienstleisters, der seine gemiete-
te Grafikkarte dauerhaft auslastet, hat keinen Grund sich diese mit anderen Kun-
den zu teilen. GPU- Virtualisierung ist daher nur wirtschaftlich sinnvoll, wenn die
Kunden ihren Anteil an Rechenkapazitéit und Speicher iiber einen Grofteil der Zeit
nicht ausnutzen. Andernfalls ist entweder die Hardware unterdimensioniert oder
die Kunden gehen verschwenderisch mit dem Speicher um. In beiden Fillen ist
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die Systemleistung ohnehin eingeschrankt. Wir nehmen daher an, dass Speicher-
knappheit selten ist. Das Swapping soll deshalb ohne Einfluss auf die System-
leistung bleiben, solange es nicht benétigt wird. Wenn Swapping unvermeidbar
ist, soll der Verlust an Durchsatz und die Zunahme an Latenz in einem gesunden
Verhiltnis zur Differenz von angefordertem und verfiigbarem Speicher stehen.

Transparenz

Unser Swapping- Mechanismus soll sich mdglichst unaufdringlich in ein beste-
hendes System integrieren. Einen Anteil an einer virtualisierten Grafikkarte zu
mieten halten wir nur dann fiir attraktiv, wenn sich vorhandene Anwendungen,
die fiir echte Grafikkarten entwickelt wurden, unverandert auf virtualisierten Gra-
fikkarten einsetzen lassen. Der Swapping- Mechanismus darf folglich keine An-
derungen am Programm erzwingen und muss deshalb so transparent wie moglich
sein. Idealerweise kann ein Rechenzentrumsbetreiber seinen Kunden alle markt-
tiblichen Schnittstellen fiir die Programmierung von Grafikkarten anbieten. Der
Swapping- Mechanismus soll dem nicht im Wege stehen und deshalb nicht an
bestimmte Funktionen von CUDA, OpenCL oder vergleichbaren Schnittstellen
gebunden sein.

4.2 Uberblick

Die Idee hinter unserem Swapping- Mechanismus ist, Speicher, fiir den nicht lén-
ger Platz im VRAM ist, in den SYSRAM zu verschieben und die virtuelle Spei-
cherverwaltung der GPU zu nutzen, um die ausgelagerten Daten bei Bedarf von der
GPU selbst aus dem SYSRAM nachladen beziehungsweise in diesen schreiben zu
lassen. Zu diesem Zweck benétigen wir erstens eine Routine, die Daten zwischen
VRAM und SYSRAM kopiert und gleichzeitig sicherstellt, dass die Daten in der
Zwischenzeit nicht veridndert werden. Zweitens miissen wir die Pagetable der GPU
geeignet modifizieren, sodass Zugriffe auf den ausgelagerten Speicherbereich in
Zukunft auf dem SYSRAM erfolgen. Drittens sind die Speicherbereiche, die wir
aus- oder einlagern, im Sinne unseres Fairness- Kriteriums auszuwéhlen.

Das Swapping kann entweder auf ganzen Buffer Objects (BO) oder feingra-
nularer auf Teilen eines BOs erfolgen. Wir fithren daher den Begriff der Swapping
Option (SO) ein. Eine SO ist ein im virtuellen Adressraum der GPU zusammenhin-
gender Speicherblock, der fiir das Swapping zur Verfiigung steht. Als SO kommt
nur Speicher in Frage, den eine Anwendung im VRAM reserviert hat. Datenstruk-
turen des Treibers sind in der Regel nicht als SO geeignet. Entweder ein SO ist
identisch mit einem BO, oder es ist ein Teil eines BOs. Jedes SO ist entweder
vollstindig im VRAM oder SYSRAM allokiert.



32 KAPITEL 4. ENTWURF

Accounting
Client 1 Client 2
SO(s) fiir neuen )
Speicher anlegen | id 30
Speicherallokation \\ Swapout
T \| ¥ Y VY
| VRAM
—m-m---=- > Wihle Opfer > Wihle SO > 1
bei Speichermangel
ReduceVRAM SYSRAM

Abbildung 4.1: Arbeitsweise unseres Swapping- Mechanismus: Bei der Speicher-
allokation fiigen wir zuerst SO(s) fiir den neuen Speicher an und rufen bei Bedarf
ReduceVRAM auf und fithren anschlieend das Swapping durch

In Abbildung ist das Zusammenspiel der drei Komponenten unseres Ent-
wurfs dargestellt. Die erste Komponente ist das Accounting, welches fiir jeden
Client, der die GPU verwendet, den Speicherverbrauch und die SOs dieses Cli-
ents verwaltet. Die Entscheidung welche SOs in den SYSRAM zu verschieben
sind, trifft die ReduceVRAM Funktion. SwapOut fiihrt diese Entscheidung aus.

Die Funkionen zur Speicherallokation und -freigabe verkniipfen unseren Swap-
ping- Mechanismus mit dem Rest des Treibers. Fordert ein Client Speicher an, legt
die Speicheralloktion zunichst ein oder mehrere SO fiir den neu zu reservierenden
Speicher in der Liste fiir diesen Client an. Sofern noch geniigend VRAM verfiigbar
ist, werden die SO direkt im VRAM allokiert. Andernfalls ruft die Speicheralloka-
tion die ReduceVRAM Funktion auf und aktiviert auf diese Weise den Swapping-
Mechanismus. ReduceVRAM wihlt unter den Clients ein oder mehrere Opfer
aus und wihlt unter diesen wiederum SOs fiir das Swapping. AnschlieBend lagert
SwapOut die gewdhlten SOs in den SYSRAM aus.

Analog existiert eine Funktion IncreaseVRAM, die bei der Speicherfreigabe
aufgerufen wird. IncreaseVRAM wahlt unter den Clients, deren SOs teilweise in
den SYSRAM ausgelagert wurden, ein oder mehrere Gewinner aus. Aus den aus-
gelagerten SOs der Gewinner wihlt IncreaseVRAM wiederum einige SOs aus, die
per Swapln zuriick in den VRAM verschoben werden.

Wir zielen mit unserem Entwurf auf eine Implementierung im Kernel auf der
Basis des pscnv [[7] Treibers ab. Mit einer Implementierung im Userspace konnen
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wir unsere Anforderungen an die Transparenz nicht erfiillen, denn unser Swap-
ping soll auf alle Anwendungen gleichermallen zutreffen und sich deshalb nicht
aushebeln lassen. Wenn wir das Swapping in den User- Mode- Driver (UMD) in-
tegrierten, lieBe es sich leicht durch Linken gegen eine andere Variante des UMD
umgehen.

4.3 Erweiterung von GPU- Adressriumen

Wir erweitern GPU- Adressrdume mit SYSRAM, um unabhéngig von der Reihen-
folge, in der Kernels gestartet werden, zu sein. Anwendungen starten einen Kernel,
indem sie Befehle direkt in den Indirect Buffer ihres Kanals schreiben, weshalb
der Kontrollfluss nicht durch den pscnv- Treiber fiihrt. Die Anwendung springt
daher nicht in eine Kernel- Launch- Funktion, die unter der Kontrolle von pscnv
steht. Die Ansétze von Gdev und GDM setzen jedoch die Existenz einer derarti-
gen Funktion voraus, um iiber diese die Weiterleitung des Kernel Launches an die
GPU verzogern zu konnen, bis sie alle BOs, auf die der Kernel zugreifen konnte,
in den VRAM zuriickkopiert haben. Weil wir diese Kontrolle nicht haben, miis-
sen wir stattdessen annehmen, dass jede Anwendung die Zugriff auf den Indirect
Buffer hat, zu jedem Zeitpunkt einen Kernel Launch ausfiihren kann und folglich
bleibt uns nur sicherzustellen, dass alle BOs aller Anwendungen, zu jedem Zeit-
punkt, in die GPU- Adressrdaume der jeweiligen Anwendungen eingeblendet sind.
Das ist selbst dann moglich, wenn die Nachfrage die VRAM- Kapazitit iibersteigt,
da moderne Grafikkarten sind in der Lage VRAM und SYSRAM gleichberechtigt
in einen Adressraum einzublenden. Praktisch addiert sich die SYSRAM Kapa-
zitdt zur VRAM Kapazitit. Unter der Voraussetzung, dass geniigend SYSRAM
vorhanden ist, steht uns deshalb hinreichend Speicherkapazitét zur Verfiigung, um
alle BOs vorzuhalten.

Die GPU adressiert den SYSRAM physisch, weshalb uns als Hintergrundspei-
cher nur fest im physischen Speicher allokierte Pages, das heilt DMA- Buffer,
zur Verfligung stehen. Beispielsweise GDM legt dagegen den Hintergrundspei-
cher im virtuellen CPU- Speicher der Anwendung an [59]. Beide Varianten haben
Vor- und Nachteile: fiir den virtuellen Speicher fithren die GDM- Autoren an, dass
der Speicher der einheitlichen Speicherverwaltung des Betriebssystems unterliegt.
Das Betriebssystem kann den Speicherverbrauch im Hinblick auf die Gesamtsys-
temleistung optimieren und gegebenenfalls auf die Festplatte auslagern. Auf der
anderen Seite konnen DMA- Operationen nicht direkt auf dem virtuellen Spei-
cher, sondern nur iiber den langsameren Umweg eines Bounce Buffers erfolgen.
Ein Bounce- Buffer ist ein DMA- Buffer, in den die CPU Daten aus dem virtuel-
len Adressraum der Anwendung kopiert, um sie fiir die DMA- Einheit der GPU
erreichbar zu machen.
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Es ist im allgemeinen eine schlechte Praxis in einem Treiber grole DMA-
Buffer fiir einen ldngeren Zeitraum zu reservieren [17, S. 230]. DMA- Bufter fiir
moderne Grafikkarten zu reservieren ist allerdings vergleichen mit anderen Hard-
warekomponenten unproblematisch. Die SYSRAM- Adressen in den Pagetables
der GPU sind frei wiahlbar, im virtuellen Adressraum zusammenhéngende Buf-
fer miissen deshalb nicht physisch zusammenhingend sein. Man spricht auch von
Scatter- Gather- DMA [17, S. 450]. Ferner kdnnen moderne Grafikkarten auch
iiber 32Bit hinaus den gesamten physischen Speicher adressieren. Ein DMA- Buf-
fer kann folglich unter den gleichen Bedingungen wie sonstiger Speicher reserviert
werden.

Ob von unserem Ansatz bessere oder schlechtere Leistung als von Gdev und
GDM zu erwarten sind, hingt von diversen Faktoren ab. Der grundlegende Un-
terschied liegt im Zeitpunkt, zu dem die ausgelagerten Daten {iber den verhilt-
nismdfig langsamen PCI- Express Bus iibertragen werden. Weil Zugriffe auf den
SYSRAM um mindestens eine Groenordnung langsamer als Zugriffe auf den
VRAM sind, betrachten wir im Folgenden nur die SYSRAM- Zugriffe.

GDM und Gdev iibertragen alle ausgelagerten Daten genau einmal pro Timesli-
ce der Anwendung in den VRAM. Ein Timeslice besteht in diesem Zusammenhang
aus einem oder mehreren Kernels, die ausgefiihrt werden, bevor die Kernels einer
anderen Anwendung zur Ausfiihrung kommen. Am Ende des Timeslice kopieren
GDM/Gdev die ausgelagerten Buffer wieder zuriick, es sei denn GDM erkennt,
dass der Buffer nicht modifiziert wurde. Bei unserem Ansatz miissen die Daten
fiir jeden Zugriff, der nicht durch einen Cache beantwortet werden kann, erneut
aus dem SYSRAM gelesen werden.

Fiir den hiufigen Fall, dass ein Kernel einen Buffer genau einmal geordnet
lieBt oder schreibt, ist unser Entwurf GDM/Gdev theoretisch iiberlegen und bei
einem geordneten lesenden und einem geordneten schreibenden Zugrift theore-
tisch gleichwertig zu GDM/Gdeyv, sofern dieser Kernel der einzige im Time Slice
ist, der auf den Buffer zugreift. Ob dies praktisch gilt, hingt von der Frage ab, ob
die Hardware lineare Zugriffe von Kernels auf SYSRAM genauso effizient aus-
filhren kann wie per Kopierbefehl. Im gegebenen Fall ist es sogar moglich, dass
Zugrifte von den Kernels schneller sind, als die DMA- Transfers, die GDM/G-
dev durchfiihren, weil diese liber Bounce Buffer erfolgen. Definitiv unterlegen ist
unser Ansatz, wenn der Kernel auf einen Speicherbereich mehr als zwei mal zu-
greift. Aulerdem sind wir bei ungeordneten Zugriffe im Nachteil, denn in diesem
Fall muss die GPU viele kleine PCI- Express Transfers anstoen. Auflerdem ist
das Verhiltnis der Latenz zwischen VRAM und PCI-Express noch schlechter als
das der Bandbreite [58]. GDM und Gdev iibertragen auch Daten in den VRAM,
die von den auszufiihrenden Kernels nicht gelesen werden. Neben Buffern, die fiir
den gegebenen Kernel nicht relevant sind, trifft dies auch auf Buffer zu, in die
der Kernel nur schreibt. Hier ist unser Entwurf im Vorteil, denn alle Lese- und
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Schreibzugriffe erfolgen nach Bedarf.

4.4 Swapping- Mechanismus

Der Swapping- Mechanismus ist in den Swapln und SwapOut- Prozeduren reali-
siert, die die Entscheidungen von IncreaseVRAM beziehungsweise ReduceVRAM
umsetzen. Swapln und SwapOut ersetzen ein SO im SYSRAM durch eines im
VRAM oder umgekehrt und stellen gleichzeitig sicher, dass wéhrend des Aus-
tauschs der Inhalt des SOs nicht verdndert wird.

Die Konsistenz eines SO wihrend des Kopiervorgangs zu garantieren, ist nicht
trivial, denn eine Anwendung ist in der Lage jederzeit einen Kernel zu starten,
der unter Umstinden Daten wéhrend des Swapln- oder SwapOut verdandert. Aus
diesem Grund ist es nicht moglich, wihrend des normalen Betriebs konsistente
Kopien von Bufferinhalten anzufertigen. Dieser Sachverhalt erschwert das Ver-
schieben eines Buffers in den Hintergrundspeicher. Nachdem beispielsweise der
Inhalt des SO in den SYSRAM kopiert und die Pagetable Eintrage angepasst wur-
den, sodass sie von nun an auf den SYSRAM verweisen, konnten dltere Daten
zum Vorschein kommen, die die Anwendung beziehungsweise ein Kernel in der
Zwischenzeit iberschrieben haben. Die Konsequenz ist, dass die Implementierung
eine Moglichkeit vorsehen muss Kanéle zu ,,pausieren®, das heif3t fiir einen gewis-
sen Zeitraum zu verhindern, dass bestehende Kernel der Anwendung laufen oder
die Anwendung neue Kernel startet.

Ein weiteres Problem ist, dass pscnv der Anwendung erlaubt VRAM, den sie
allokiert hat, in ihren virtuellen Adressraum einzublenden, weshalb nicht nur die
GPU, sondern auch die CPU wihrend des Swappings Daten modifizieren konnte.
Die Implementierung sollte dies mit den Speicherschutzmechanismen der CPU
beziehungsweise des Betriebssystems verhindern.

Bei einer normalen Allokation durch die Anwendung stot der Treiber die fol-
gende SwapOut Prozedur an, sobald ein SO fiir das Swapping ausgewihlt wurde:

1. Pausiere alle Kanéle des Clients, die auf das SO zugreifen konnten
2. Reserviere einen DMA- Buffer in der Gro3e des SOs

3. Kopiere den Inhalt des SOs in den DMA- Buffer

4. Gebe den VRAM fiir das SO frei

5. Uberschreibe die Page Table Eintrige des SOs mit den Adressen des DMA-
Bufters

6. Verschiebe das SO in die Liste fiir geswappte SOs des jeweiligen Clients
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7. Setze die Kanile fort

Die Swapln Prozedur arbeitet in entgegengesetzter Weise: nachdem ein Cli-
ent VRAM freigegeben hat, verschiebt Swapln SOs zuriick in den VRAM, um
die GPU nicht unnétig durch langsame SYSRAM- Zugriffe auszubremesen. Die
Arbeitsweise der Swapln- Prozedur ist analog zu SwapOut, nur dass sie statt dem
DMA - Buffer einen Buffer im VRAM allokiert, die DMA- Operation in die andere
Richtung ausfiihrt und anschlieBend den DMA- Buffer freigibt.

Durch eine einfache Optimierungen konnen Channel- Pausiervorgéinge ein-
gespart werden: wenn ein Kanal pausiert wurde, swappt der Treiber direkt alle
gewihlten SOs fiir diesen Kanal, anstatt den Kanal fortzusetzen, nur um ihn un-
mittelbar danach wieder zu pausieren.

Ein Sonderfall tritt ein, wenn das gewéhlte SO zu jenem Client gehort, der
durch seine Speicheranfrage den Swapping- Mechanismus aktiviert hat. Wir un-
terscheiden zwei Unterfélle: zum einen ist es moglich, dass das gewéhlte SO selbst
zum neu zu reservierenden Speicher gehort, weil bei der Speicherallokation die
SOs fiir den zu reservierenden Speicher dem Client hinzugefiigt werden, bevor
die Swapping- Prozedur aktiviert wird. In diesem Fall kommt der Treiber ohne
das Pausieren des Kanals und Reservieren eines VRAM- Buffers aus, sondern legt
stattdessen direkt den DM A- Buffer an. Schwieriger zu behandeln ist der Fall, dass
das gewdhlte SO zwar dem Client gehort, der die Speicheranfrage gestellt hat, aber
bereits reserviert ist: in diesem Fall ist es notwendig den Kanal dennoch zu pau-
sieren. Weil ein Kernel Launch eine asynchrone Operation ist, ist es prinzipiell
moglich, dass noch ein Kernel des Clients lauft, wihrend die Anwendung bereits
weiteren Speicher anfordert, wodurch Speicher, auf den der Kernel potentiell zu-
greifen kann, verdriangt wird.

4.5 Speicherzuteilung

Die Aufgabe der Speicherzuteilung ist, unter dem Aspekt der Fairness, zu entschei-
den, welche SO in den SYSRAM zu verschieben oder umgekehrt in den VRAM
zuriick zu kopieren sind. Die Speicherzuteilung besteht aus auf der einen Seite
aus dem Accounting und auf der anderen aus der ReduceVRAM beziehungsweise
IncreaseVRAM Funktion.

Aus Sicht des Treibers ist jede Anwendung ein Client und das Accounting
erfolgt auf diesen Clients. Speicherallokationen und -freigaben ordnet der Trei-
ber aufgrund der jeweiligen Process- ID einem Client zu. Die Process- ID ist als
Domaine besser geeignet, als der Kanal oder GPU- Adressraum, denn prinzipi-
ell kann eine Anwendung mehrere Kanile und Adressrdume beanspruchen. Ein
Beispiel dafiir ist Qemu selbst. Weil es alle Anfragen von Anwendungen inner-
halb seiner VM an den Treiber weitergibt, kann es mehrere Kanéle 6ffnen. Diese
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Kanile werden alle unter der Process- ID von Qemu geoffnet, sodass sich alle
Anwendungen innerhalb der VM ihren Anteil am VRAM teilen und Fairness zwi-
schen verschieden VMs hergestellt wird, weil verschiedene VMs in unabhéngigen
Qemu- Prozessen laufen. Fairness innerhalb einer VM setzen wir nicht um. Wie
der Speicher innerhalb der VM einzuteilen ist, kann ohnehin nur der Betreiber der
VM entscheiden.

Zu jedem Client erfassen wir mindestens den aktuellen VRAM- Speicherver-
brauch. Des weiteren verfiigt jeder Client iiber eine Liste aller SOs, die er allokiert
hat, getrennt nach den SOs die normal im VRAM und den SOs, die im SYSRAM
liegen. Ferner ordnen wir dem Client sdmtliche Kanile und Adressraume zu, die
dieser anlegt.

Die Funktion zur Speicherallokation ruft ReduceVRAM auf, wenn eine Spei-
cheranfrage nicht mehr erfiillt werden kann und iibergibt ReduceVRAM die Diffe-
renz zwischen bendtigtem und verfiigbarem Speicher. ReduceVRAM muss daher
mindestens die Anzahl Bytes, die es als Argument erhalten hat, freigeben. Zu die-
sem Zweck wihlt ReduceVRAM zunichst ein oder mehrere Clients als Opfer aus
und wihlt anschlieend einige SOs der Opfer, die es fiir den SwapOut markiert.
Das Gegenstiick ist die IncreaseVRAM Funktion, die Anzahl Bytes, welche im
VRAM noch frei sind, als Argument erhilt, einige Clients, von denen SOs aus-
gelagert wurden, als Gewinner auswéhlt und versucht auf diese den verfiigbaren
Restspeicher zu verteilen, indem sie einige SOs dieser Clients fiir den Swapln
markiert.

Die Auswahl von Opfern und Gewinnern erfolgt mit dem Ziel den Speicher
im Sinne unseres Fairness- Kriteriums aufzuteilen. Praktisch bedeutet dies, den
Client, der seinen Anteil am weitesten iiberzogen hat, als Opfer zu wéhlen und
den Client, der den geringsten Speicheranteil hilt, als Gewinner zu wihlen.

Der zweite Arbeitsschritt von ReduceVRAM ist die Auswahl der SOs eines
Opfers. Diese erfolgt mit dem Ziel, die Leistung des Opfers mdglichst wenig zu
beeintrichtigen. Auszuwihlen sind daher SOs, die das Opfer in Zukunft voraus-
sichtlich wenig verwendet, beispielsweise durch einen Page Replacement Algo-
rithmus wie Least- Recently- Used, sofern die Hardware dies zuldsst. SOs, auf
die der Kernel ungeordnet zugreift, bremsen das System stdrker aus, wenn sie in
den SYSRAM ausgelagert werden, als SOs mit reguldrem Zugriffsmuster (siche
Abschnitt #.4). Deshalb ist es auch denkbar, bevorzugt SOs mit regulirem Zu-
griffsmuster auszuwéhlen. Fiir den Fall, dass das Opfer gerade jener Client ist, der
die letzte Speicheranfrage gestellt hat, besteht die Moglichkeit, entweder immer
oder niemals das SO, welches mit der Speicheranfrage erzeugt wurde, auszuwéh-
len. Dieses SO immer zu wéhlen, hat den Vorteil, dass der Kanal nicht pausiert
werden muss, weshalb die Speicherallokation sofort ausgefiihrt werden kann. Der
Nachteil ist, dass Speicher, nachdem er reserviert wurde, wahrscheinlich in naher
Zukunft verwendet wird. Deshalb kann es auch sinnvoll sein, grundsétzlich SOs
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auszulagern, die frither allokiert wurden, um zumindest das zuletzt reservierte SO
im VRAM vorhalten zu konnen. Wir wihlen unter allen SOs, einschlieBlich dem
zuletzt reservierten, zufillig eines aus.



Kapitel 5

Implementierung

Im Kapitel § haben wir unseren Ansatz zum Swapping von VRAM vorgestellt.
Um zu demonstrieren, dass unser Entwurf technisch umsetzbar ist und um dessen
Leistungsfahigkeit bewerten zu kdnnen, haben wir diesen als Prototypen imple-
mentiert. Wir gehen in diesem Kapitel auf einige Aspekte der Implementierung
ein und zeigen die Beschrankungen unseres Prototypen auf. Sofern nicht ausdriick-
lich anders gekennzeichnet, bezeichnet ,,pscnv* im Folgenden stets den von uns
erweiterten Treiber.

Im Abschnitt beschreiben wir, auf welche Weise wir den Swapping- Me-
chanismus in den Treiber integriert haben. AnschlieBend gehen in Abschnitt
niher auf die DMA- Transfers und in Abschnitt 5.3 auf unsere Implementierung
der ReduceVRAM Funktion ein. Ausfiihrlich behandeln wir anschlieend in Ab-
schnitt [5.4 das Pausieren von Kanilen. Zum Abschluss gehen wir noch auf einige
Beschriankungen des Prototypen ein.

5.1 Integration des Swappings

Wir haben den Swapping- Mechanismus direkt in den pscnv Treiber integriert. Ei-
ne Alternative wire gewesen, ein eigenes Modul als Zwischenschicht zu verwen-
den, wie dies bei Gdev der Fall ist. Durch die Implementierung direkt im Treiber
stehen dessen Datenstrukturen zur Verfiigung, weshalb wir Informationen nicht
redundant in eigenen Datenstrukturen ablegen miissen. AuBerdem vermeiden wir
eine weitere Abstraktionsschicht, die sich moglicherweise negativ auf die Leis-
tung auswirkt. Insbesondere das Pausieren von Kanilen ist eine sehr hardwarena-
he Funktion und in dieser Form eng mit der Arbeitsweise von pscnv verkniipft. Es
ist natiirlicher, diese Funktionalitit direkt in den Treiber zu integrieren.

Unsere Implementierung muss mit mehreren Anwendungen, die gleichzeitig
Speicheranfragen stellen, welche Swapping erfordern, umgehen. Das bedeutet,

39



40 KAPITEL 5. IMPLEMENTIERUNG
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Abbildung 5.1: Zusammenspiel der Komponenten unseres Swapping- Mechanis-
mus

dass die Liste der SOs durch einen Lock geschiitzt werden muss. Andernfalls be-
steht die Gefahr, dass ein SO zweifach ausgelagert wird. Das Problem ist, dass das
Pausieren der Kanéle und die DMA- Operationen langwierige Operationen sind,
wéhrend deren Ausfithrung der Lock nicht gehalten werden sollte. AuBlerdem ist es
moglich, dass mehrere Anwendungen Swapping- Operationen fiir denselben Cli-
ent anstoB3en, bevor dieser Client pausiert und wieder fortgesetzt wird. In diesem
Fall sollten alle Swapping- Operationen fiir den Client in einem Pausiervorgang
abgearbeitet werden, weil jeder Pausiervorgang Overhead ist. Beide Probleme be-
handeln wir, indem wir die Ausfiihrungsfdden fiir die Auswahl der auszulagernden
SOs von der Ausfithrung des Swappings durch eine Workqueue entkoppeln und
in unterschiedlichen Threads ausfiihren.

Wir haben bereits in Abschnitt 4.2 die ReduceVRAM- und IncreaseVRAM-
Funktionen von Swapln und SwapOut getrennt. Im Prototypen werden Reduce-
VRAM- und IncreaseVRAM von dem Kernel- Thread, der zu der Anwendung
gehort, die die Speicheranfrage gestellt hat, ausgefiihrt. Auf der anderen Seite exis-
tiert ein eigener ,,Pause- Thread*, der das Pausieren iibernimmt und die Swapln
und SwapOut- Funktionen ausfiihrt. Welche Funktionen genau aufzurufen sind,
liest der Pause- Thread aus der empty_ fifo work Workqueue des jeweiligen Cli-
ents. Den Ablauf haben wir in Abbildung . 1| dargestellt: das Swapping wird durch
die Funktion vram_ alloc aktiviert, die normalerweise ein neues BO im VRAM
reserviert. Bei Speicherknappheit betritt reduceVRAM den Lock und wihlt SOs
fiir das Swapping aus (1). Anschlieend schreibt ReduceVRAM die auszufiihren-
de SwapOut Operation in die empty fifowork des jeweiligen Clients (2) und
verldsst den Lock. Analog schreibt IncreaseVRAM (nicht dargestellt) die SwapIn
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Operation in die die empty_fifo work. ReduceVRAM wartet anschlieBend auf
den Abschluss aller Operationen die es in die empty_ fifo_ work eingetragen hat (3).
IncreaseVRAM fiberspringt diesen Schritt, denn es gibt fiir die Anwendung, die
Speicher freigibt keinen Grund auf den Abschluss des Swapln zu warten.

Durch das Einfligen einer Operation in empty_fifo work wird der Pause-
Thread geweckt. Dieser stellt fest, dass die empty_fifowork eines bestimmten
Clients nicht leer ist und ruft pause() aufallen Kanélen eines Clients auf (4). Nach-
einander arbeitet der Pause- Thread alle Operationen in der empty fifo work ab
(run_ empty_ fifo work()). AnschlieBend ruft der Pause- Thread continue() auf
allen Kanilen dieses Clients auf.

In empty_ fifo work sind die einzelnen SwapIln und SwapOut- Operationen
eingetragen. Swapln reserviert einen Zielbuffer im VRAM, SwapOut reserviert ei-
nen Zielbuffer im SYSRAM. Anschlie8end fithren beide Operationen den DMA-
Transfer von dem SO, dass sie zu bearbeiten haben (Quellbuffer), in den Zielbuffer
aus (5). Danach passen SwaplIn/ SwapOut mithilfe der in pscnv hierfiir vorgesehe-
nen Funktionen die Pagetable der GPU an. Bei diesem Arbeitsschritt erfolgt auch
der notwendige TLB- Flush in der GPU. AbschlieBend geben sie den Quellbuf-
fer frei. SwapOut signaliesiert zusdtzlich den Abschluss der Operation an reduce-
VRAM (6).

Reserviert der Treiber Speicher fiir eigene Datenstrukturen, wird der Swapping
Mechanismus nie angestof3en. Andernfalls konnen Deadlocks auftreten, beispiels-
weise ist unter Umstidnden eine weitere Pagetable nétig, um sowohl den Buffer
im VRAM als auch den DMA- Buffer im SYSRAM gleichzeitig einblenden zu
konnen. Nur wenn beide Buffer im Adressraum vorhanden sind, kann der Kopier-
vorgang angestoflen werden, mit dem der Inhalt des SOs zwischen VRAM und
SYSRAM kopiert wird. Ist das Kopieren aber nicht mdglich, weil vorher Platz fiir
den Pagetable geschaffen werden miisste, liegt ein Deadlock vor.

5.2 DMA- Befehle

In Abschnitt haben wir erwéhnt, dass der originale pscnv keinen Code ent-
hilt, um Befehle in einem Kanal abzusetzen. Dies ist jedoch notwendig, um DMA-
Transfers ausfithren zu konnen. Diese bendtigen wir wiederum, um den Inhalt ei-
ner Swapping Option (SO) zwischen VRAM und SYSRAM per DMA kopieren
zu konnen. Andernfalls miissten wir die Daten mit der CPU kopieren. Das ist ab
8 kB sehr viel langsamer als DMA [41]]. Die Lange einer Kanalpause ist nach unten
durch die Dauer der Kopieroperationen, die wahrend der Pause ausgefiihrt werden,
beschrinkt. Weil GPGPU- Anwendungen hiufig mehrere 100 MB grof3e Buffer
reservieren, sind schnelle DMA- Operationen notwendig, um inakzeptabel langes
Pausieren von Kanélen zu vermeiden.
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Wir haben deshalb Funktionen aus der Userspace- Bibliothek von pscnv und
aus Gdev in den Treiber integriert, um die fehlende Funktionalitdt zu ergdnzen.
Fiir DMA- Operation legt pscnv bei der Initialisierung einen eigenen Kanal und
Adressraum an. Die Funktion, die einen DMA - Transfer ausfiihrt, arbeitet vollstin-
dig synchron, weshalb keine parallelen Transfers mdglich sind und die GPU einen
Transfer zum nichsten Zeitpunkt, an dem der DMA- Kanal im FIFO- Scheduling
an der Reihe ist, ausfiihrt. Asynchrone DMA- Transfers ermdglichen vermutlich
kiirzere Kanalpausen, weil der DMA- Transfer sofort beginnen kann.

5.3 Speicherzuteilung

Das Konzept zur Speicherzuteilung mittels der ReduceVRAM Funktion aus Ab-
schnitt setzen wir auf einfache Weise um: es muss stets der Client Speicher
abgeben, der am meisten VRAM beansprucht und innerhalb dieses Clients wih-
len wir das SO per Zufall. Der zufdlligen Auswahl eines SO liegt die Annahme zu
Grunde, diese seien ungefihr gleich groB. Das ist jedoch nicht gegeben, da bislang
das Zerlegen von BOs in mehrere SOs nicht implementiert ist. Die SOs sind daher
mit den BOs identisch und diese konnen sich, je nach Anwendung, erheblich in
der Grofe unterscheiden.

Die SOs sollten, anstatt zuféllig, besser derart gewahlt werden, dass durch das
Swapping dieser SOs die Leistung moglichst wenig beeinflusst wird. Mangels ac-
cessed und dirty Bits stehen jedoch keine verlédsslichen Informationen iiber das
Speicherzugriffsverhalten der GPGPU- Anwendungen zur Verfiigung. Eine Opti-
mierung kann daher nur auf Basis von Annahmen iiber typisches Programmver-
halten erfolgen. Man kann beispielsweise annehmen, dass die GPU auf den zuletzt
allokierten Buffer mit hoher Wahrscheinlichkeit zugreifen wird. Derlei Optimie-
rungen miissen praktisch iiberpriift werden, weshalb wir aus Zeitgriinden auf diese
verzichten.

ReduceVRAM haben wir dhnlich wie in Algorithmus [l implementiert. Als
Argument req erhilt ReduceVRAM die Differenz zwischen dem angeforderten
und dem noch verfligbaren VRAM. Die Opferauswahl erfolgt auf Grundlage des
demand eines jeden Clients. Dieser gibt an, wie viel Byte dieser Client nach dem
Abschluss aller bereits geplanten Swapping- Operationen noch reserviert haben
wird. Bietet kein einziger Client eine weitere Swapping Option, ist die Speicher-
anforderung unerfiillbar und wir brechen ab. Andernfalls wéihlen wir den Client
mit dem hochsten demand, der noch eine SO anzubieten hat, als Opfer. Wir wéh-
len ein zufilliges SO dieses Opfers, aktualisieren den demand des Opfers und
fiigen den Auftrag, dieses SO auszulagern, in die empty_ fifo work Workqueue
des Opfers ein. Haben wir hinreichend Speicher zur Freigabe ausgewihlt, warten
wir, bis alle ausgewéhlten SOs durch den Pause- Thread ausgelagert wurden.
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Procedure reduceVRAM(req)
will_free < 0;
selectedSOs < (;
while req < will_free do
victim < Client with highest demand that has SO # ();
if victim = NULL then fail;
so <— RandomPop(victim.SO);
will_free «— will_free + so.size;
victim.demand < victim.demand - so.size;
AddJob(victim.on_empty_fifo, SwapOut, so);
selectedSOs <+ selectedSOs U so;
end
foreach so in selectedSOs do

‘ Wait (so.completion);
end

end

Algorithmus 1 : wihle Opfer, so dass mindestens req Bytes freigegeben werden
und warte bis alle SOs ausgelagert wurden

5.4 Pausieren von Kanalen

Wie wir in Abschnitt .4 begriindet haben, benétigen wir ein Moglichkeit, den Ka-
nal einer Anwendung zu Pausieren, das heiit die Anwendung fiir eine wéhlbare
Zeit am Absetzen von weiteren Befehlen an die GPU zu hindern und sicherzu-
stellen, dass die GPU alle ausstehenden Befehle dieses Kanals abgearbeitet hat
(Fencing, 2.3.2)). Den Kanal aus der Playlist (siche Abschnitt2.2.1]) zu entfernen
genligt nicht, da dies lediglich verhindert, dass die GPU weitere Befehle der An-
wendung liest. Es erlaubt aber kein Fencing, weil die Fence Operation von pscnv
selbst in dem Kanal ausgefiihrt werden muss, den wir pausieren wollen.

Wie wir in Abschnitt erldutert haben, erfolgt das Absetzen von Befehlen
in drei Schritten: zundchst ist der Befehl in einen Pushbuffer (PB) zu schreiben,
anschlieBend ein Zeiger auf diesen PB in den Indirect Buffer (IB) zu schreiben
und schlieBlich der ib_ put Zeiger im FIFO- Kontrollregister zu inkrementieren.
Einzig den PB der Anwendung miissen wir nicht verdndern, denn wir legen mit
jedem neuen Kanal einen separaten PB fiir den Treiber an, in dem dieser seine
eigenen Kommandos absetzen kann. Um die Fence Operation abzusetzen, muss
pscnv folglich sowohl den IB, als auch die Page des jeweiligen Kanals im FIFO-
Kontrollregister (CTRL) manipulieren, ohne dass dies fiir die Anwendung zu ir-
gend einem Zeitpunkt sichtbar ist.

Das Verfahren, mit dem wir den Kanal pausieren, wurde bereits im Rahmen
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is shadowed = false
PT — Original

pause()

Pagefault Shadowpage := Original

is shadowed = true
PT ungiiltig

is_shadowed = false
PT ungiiltig

continue()
Original := Shadowpage

Pagefault

continue()

Original := Shadowpage is shadowed = false

PT — Shadowpage

Abbildung 5.2: Shadow Paging als Zustandsautomat

von LoGV [30] erprobt. LoGV migriert eine virtuelle Maschine (VM), indem es
auf der Ursprungsmaschine sowohl CTRL, als auch IB durch je eine ,,Shadowpa-
ge“ im SYSRAM ersetzt. Die VM schreibt die Zeiger auf alle weiteren PB in die
Shadowpage des IB. In den ,,echten* IB der Hardware schreibt LoGV anschlielend
den Pointer auf den eigenen PB mit der Fence- Operation und inkrementiert den
ib_ put Zeiger in CTRL. LoGV wartet auf den Abschluss der Fence- Operation,
das heifit den Zeitpunkt an dem der Kanal vollsténdig pausiert ist, bevor es die VM
anhilt und und auf der Zielmaschine neu startet. In den IB auf der Zielmaschine
fiigt LoGV solange No-Ops ein, bis ib_ put wieder an der Stelle steht, an der die
VM diesen erwartet, und kopiert danach die IB-Shadowpage in den IB auf der
Zielhardware zuriick. AnschliefSend setzt LoGV den ib_ put auf den Wert aus der
CTRL-Shadowpage und gewéhrt von nun an der Anwendung wieder den direkten
Zugriff auf die Hardware.

Die Arbeitsschritte sind im pscnv fast die selben, aber, anstatt die VM an-
zuhalten, fithren wir die empty_fifo work, also die DMA- Operationen fiir den
Swapln- beziehungsweise SwapOut, aus. Die Implementierung dieses Verfahrens
im pscnv erfordert im Gegensatz zu LoGV eine aufwindige Synchronisation. Das
Shadowpaging, das heilit den Austausch einer Original Page der Hardware durch
die jeweilige Shadowpage, tithrt LoGV im Hypervisor- Code von Qemu aus. Par-
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allel zum Hypervisor fiihrt Qemu keine Anwendung in der VM aus [|13], weshalb
wihrend des Shadowpaging keine Zugriffe der Anwendung auf CTRL oder 1B
zu erwarten sind. Im pscnv miissen wir jedoch annehmen, dass die Anwendung
parallel zu unserem Swapping Code lauft.

Das Shadowpaging erfolgt in den zwei Schritten pause() und continue() (vgl.
Abb. 5.2). Durch pause() entziehen wir der Anwendung den Zugriff auf das Ori-
ginal, nach einem continue() erhélt die Anwendung den Zugriff zuriick. Beide
Operationen sind zur Hélfte im normalen Treibercode und zur anderen Hélfte in
einem Pagefault- Handler implementiert. Um Inkonsistenzen zu vermeiden fithren
wir die Kopieroperationen zwischen Original und Shadowpage stets mit invalidier-
tem CPU- Pagetable- Entry (PTE) durch. Das heif}t, sollte die Anwendung in der
Zwischenzeit auf die entsprechende Page zugreifen, springt sie in den Pagefault-
Handler, wartet dort per Spinlock auf den Abschluss des Kopiervorgangs zwi-
schen Original und Shadowpage und aktualisiert danach den PTE entsprechend
dem Wert der gemeinsamen Variable is_ shadowed. Wir verzichten der Einfach-
heit halber auf die Moglichkeit, nach dem Kopiervorgang den PTE bereits im nor-
malen Treibercode zu aktualisieren. Wir haben Shadowpaging einmal fiir den IB
und einmal fiir CTRL implementiert, wobei die Implementierungen insofern mit
einander verschrinkt sind, als dass die Anwendung erst nachdem der Inhalt des IB
vollstdndig zuriickkopiert wurde, wieder Zugriff auf CTRL erhalten kann.

5.5 Einschrinkungen

In diesem Abschnitt zdhlen wir einige Unzulidnglichkeiten unseres bisherigen Pro-
totypen auf.

Wir zerlegen bislang keine BOs in mehrere SOs. Fordern die Clients iiber-
wiegend gro3e BOs an, ist die Folge zum einen eine ungleiche Verteilungen des
VRAMs auf die Clients, weil der Client, der als Opfer ausgewahlt wird, einen
grof3en Buffer abgeben muss und darauthin gegeniiber den anderen erheblich schlech-
ter gestellt ist, und zum anderen eine schlechte Ausnutzung des VRAM, weil deut-
lich mehr Kapazitét ausgelagert wird, als notwendig. Unser Design ist zwar auf
SOs ausgelegt, aber bislang haben wir den pscnv nicht an diese angepasst.

Die Anwendung kann sich vom pscnv nicht nur den Indirect Buffer und das
FIFO- Kontrollregister, sondern auch andere Buffer mittels mmap aus dem VRAM
in thren CPU- Adressraum einblenden lassen. Wir behandeln bislang nicht den
Fall, dass ein per mmap eingebundener Buffer in den SYSRAM ausgelagert wird.
Pscnv sollte in diesem Fall, anstatt des nicht mehr vorhandenen VRAM- Buffers,
den ausgelagerten Buffer im SYSRAM in die Anwendung einblenden. AuBer-
dem miissen Zugriffe der Anwendung wahrend des Kopiervorgangs zwischen dem
VRAM- Buffer und dem SYSRAM behandelt werden. Die einfache Losung be-
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steht darin, die Anwendung im Page Fault Handler zu blockieren, bis die Kopie
abgeschlossen ist.

Einer effektiven Verwendung mit Qemu steht bislang entgegen, dass wir SOs
nur den jeweiligen Clients zuordnen und nicht préziser den virtuellen Adressriu-
men der GPU, in die diese eingeblendet sind. Das bedeutet, dass wir unter Umstén-
den Kanile unnoétig pausieren. Im Fall von Qemu pausieren wir stets die gesamte
VM und nicht nur die eine Anwendung, deren SO wir auslagern mochten. Wir ord-
nen bislang die SOs nur den Clients zu, weil eine korrekte Zuordnung aufgrund
der vielen Freiheiten, die pscnv gewihrt, nicht einfach ist: es ist durchaus zuldssig
ein BO beziehungsweise SO in mehrere virtuelle GPU- Adressrdume einzublen-
den. Ferner ist es in pscnv moglich mehrere Kanéle in einem einzelnen virtuellen
Adressraum zu verwenden. Wir miissten deshalb fiir jedes SO ermitteln, in wel-
chen virtuellen Adressraumen es liegt und welche Kanile wiederum mit diesen
Adressrdumen verkniipft sind.

BOs, die kleiner als 4 MB sind, werden von unserem Swapping im Moment
ignoriert, um einigen Randfille zu vermeiden. Beispielsweise verhindern wir auf
diese Weise, dass Pushbuffer geswappt werden, was moglichersweise zu einem
unerwarteten Leistungseinbruch fiihrt. Kleine Buffer zu ignorieren erméglicht ei-
nen Denial- of- Service- Angriff, der im Allokieren vieler kleine Buffer besteht.
Wir sind zuversichtlich, dass durch experimentieren hierfiir eine robuste Losung
gefunden werden kann.

Das Zuriickschreiben von ausgelagerten SO in den VRAM ist bislang sehr un-
zuverldssig.



Kapitel 6

Evaluation

In diesem Kapitel zeigen wir die Mdglichkeiten und Grenzen von Swapping durch
Erweiterung des GPU- Adressraums mittels Hauptspeicher auf. Als Grundlage un-
serer Versuche dient das Swapping- Verfahren, das wir in Kapitel f vorgestellt
haben, in der Form unseres Prototypen aus Kapitel §. Wir iiberpriifen zunzchst
welches Potential der Einsatz von SYSRAM als Speicher fir GPGPU- Anwen-
dungen hat, das hei3t welche Auswirkungen auf die Systemleistung wir erwarten
miissen und stellen dem unseren Prototypen gegeniiber.

Zunéchst geben wir in Abschnitt 6.1 Details zum verwendeten System an und
stellen anschlieBend in Abschnitt.2 die von uns verwendeten Benchmarks und
Methodik dar. Zunéchst untersuchen wir diese Benchmarks in Abschnitt [6.3 un-
abhédngig vom Einfluss unseres Swapping- Mechanismus auf ihre Empfindlichkeit
gegentiber der Auslagerung in den Hauptspeicher und wie sich Kernel mit unter-
schiedlichen Zugriffsmustern verhalten, wenn sie auf den SYSRAM zugreifen.
Ab Abschnitt 6.4 wenden wir uns unserem Prototypen zu. Wir demonstrieren zu-
néchst, dass dieser in der Lage ist, mit der Uberbeanspruchung des VRAM durch
mehrere Anwendungen umzugehen und den Anteil an VRAM, den einzelne An-
wendungen erhalten an einander anzugleichen. AnschlieBend untersuchen wir in
Abschnitt 6.3 den Einfluss des Swappings auf die Benchmarkergebnisse im Be-
zug auf den Durchsatz und den Zeitaufwand fiir das Pausieren von Kanilen. Wir
schlieBen dieses Kapitel in Abschnitt 6.6 mit einer Diskussion zu den Moglichkei-
ten GPGPU- Swapping zu optimieren, ab.

6.1 Systemkonfiguration
Wir haben unsere Benchmarks auf einem System mit Intel Core 17 — 4770 Pro-
zessor (3,4 GHz, 4 Kerne) und 8 GB RAM durchgefiihrt. Wir haben keine Kerne

deaktiviert. Als Betriebssystem verwenden wir Arch Linux mit dem Linux Ker-
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nel 3.5.7. Diese Kernelversion haben wir wegen der Kompatibiltdt mit dem pscnv
Treiber gewéhlt. Als GPU verwenden wir die Nvidia GeForce GTX 480, denn sie
ist eine der leistungsfihigsten Grafikkarten, die von pscnv unterstiitzt wird und
Gdev ist in Kombination mit dieser Karte gut getestet. Vor den Tests setzen wir
mit Hilfe des proprietidren Nvidia Treibers die Taktraten auf die hdchsten, die vom
Hersteller vorgesehen sind: 1512 MHz Shadertakt und 1900 MHz Speichertakt.
Auf der Grafikkarte sind 1536 MB VRAM installiert.

6.2 Benchmarks und Methodik

In diesem Abschnitt stellen wir die von uns verwendeten Benchmarks vor. Auf3er-
dem machen wir allgemeine Angaben zur Durchfiihrung unserer Tests.

Um die Auswirkungen des Swappings auf die Systemleistung realistisch be-
werten zu konnen, verwenden wir deshalb Benchmarks, die zum einen Instan-
zen eines giangigen Problems 16sen und zum zweiten effizient implementiert sind.
Letzteres ist wichtig, weil eine ineffiziente Implementierung entweder unnotig
aufwendig rechnet oder vermeidbare Speicherzugrifte macht. Durch ersteres wird
die Speicherbandbreite unter-, durch zweiteres liberbewertet. Aulerdem mussten
wir uns auf Benchmarks, die mit Gdev und pscnv kompatibel sind, beschrianken.

Wir geben bewusst die Laufzeit der Kernel und nicht die Zeit fiir einen kom-
pletten Arbeitsgang aus Kopie in den VRAM, Kernelausfiihrung und Riickkopie
an. Auf diese Weise vermeiden wir, dass der Aufwand fiir die zusétzlichen Kopien
von den Effekten unseres Swappings ablenkt.

Der Ausdruck ,,ein Benchmark kopiert Daten in den VRAM® ist aus Sicht
der Anwendung zu verstehen, das heifit die Anwendung reserviert VRAM beim
Treiber und kopiert die Daten in diesen Speicher. Ob die Anwendung tatséchlich
VRAM erhélt und ob dieser Speicher weiterhin im VRAM verbleibt, entscheidet
unser Swapping- Verfahren.

Die Laufzeiten von Kernels beziehungsweise der Zeitpunkt, an dem ein Kernel
abgeschlossen ist, ermitteln wir, indem wir nach jedem Kernel Launch cuCtxSyn-
chronize (auch cudaDeviceSynchronize) aufrufen und danach die Zeit bestim-
men. cuCtxSynchronize fiihrt eine Fence- Operation (vgl. Abschnitt 2.3.2) aus
und wartet, bis alle vorangegangenen Befehle abgeschlossen sind. Das bedeutet,
die Anwendung blockiert auf der CPU bis der Befehlsstrom auf der GPU abge-
arbeitet ist, also mindestens bis der Indirect Buffer des jeweiligen Kanals geleert
ist. Nvidia empfiehlt cuCtxSynchronize nur selten zu verwenden, um Stalls in der
GPU- Pipeline zu vermeiden [9]. Fiir die Zeitmessung von Kernels steht mit den
,Events* ein besseres Mittel zur Wahl, doch diese sind mit pscnv und Gdev nicht
nutzbar.
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Matrix Multiplikation (mmul)

Der mmul Benchmark initialisiert zwei 2048x2048 Single- Precision Floating
Point Matrizen A und B mit konstanten Werten, kopiert A und B in den VRAM
und startet anschlieend einen Kernel, der das Produkt C' = A * B berechnet. Wir
verwenden die Implementierung der Matrixmultiplikation, die in [21] als ,,Matrix
Multiplication with Shared Memory* vorgestellt wird. Im Shared Memory spei-
chert je eine Gruppe von GPU- Threads eine Submatrix von A und B zwischen,
sodass nicht jeder Thread eine ganze Zeile aus A, beziechungsweise Spalte aus B
aus dem Speicher lesen muss. Die Verwendung von Shared Memory ist eine der
wichtigsten Optimierungen fiir GPGPU- Anwendungen [9,52]. Der Speicherbe-
darf fiir alle drei Matrizen betrdgt zusammen ca. 50 MB. Wir verwenden die Ma-
trixmultiplikation, denn sie ist einfach zu verstehen, sehr rechenintensiv und gut
vergleichbar.

Laut Nvidia ist die von uns verwendete Implementierung der Matrixmultipli-
kation fiir Lehrzwecke gedacht und nicht auf maximale Leistung optimiert. Oh-
ne Swapping erreichen wir mit dieser Implementierung 260 GFlops. Mit der Cu-
BLAS [[l] Bibliothek unter Windows erreichen wir dagegen 960 GFlops und auf
der CPU mit Intels MKL [5] immerhin 300 GFlops. Allerdings ist die Leistung un-
serer Implementierung mit den Benchmarks aus verwandten Arbeiten vergleich-
bar: mit ihrer ,,native” Implementierung haben die RSVM- Autoren 220 GFlops
auf einer GTX 480 erzielt [39]. Der Unterschied ist moglicherweise auf eine an-
dere Taktrate der GPU zurilickzufiihren. Mit der Implementierung, die bei Gdev
mitgeliefert wird und die kein Shared Memory verwendet, konnten wir dagegen
lediglich 68 GFlops erzielen.

Breitensuche (bfs)

Der bfs Benchmark reagiert aus allen Benchmarks der Rodinia Suite [52] am emp-
findlichsten auf die Speicherbandbreite. Wir gehen daher davon aus, dass bfs eine
der realen Anwendungen ist, die am deutlichsten die Nachteile unseres Swappings
aufzeigen und folglich als Worst- Case- Szenario geeignet ist. Wir verwenden eine
gegeniiber Rodinia abgewandelte Version des Benchmarks, die neben der Breiten-
suche selbst, auch die Initialisierung des Graphen weitgehend im VRAM durch-
fiihrt. Dadurch belasten wir zum einen unseren Benchmark nicht mit dem zeit-
aufwendigen Einlesen eines vorbereiteten Graphen und kdnnen zum anderen Ker-
nels mit verschiedenen Zugriffsmustern vergleichen. Eine Instanz von bfs enthélt
1000000 Knoten und belegt etwa 276 MB Speicher. Der bfs Benchmark besteht
aus vier Kernels: edge fwd, edge bwd und bfs_init initialisieren die Datenstruk-
tur. Anschlieend ruft der Benchmark bfs main mehrfach auf, bis alle Knoten
besucht sind. Im einzelnen zeigen die Kernels folgendes Zugriffsverhalten:
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edge fwd liest linear, schreibt mit regelméfBigen Abstidnden, aber nicht zusam-
menhéingend.

edge bwd fiihrt willkiirliche Speicherzugriffe aus.
bfs_init fiihrt lineare Schreibzugriffe aus.

bfs_main fiihrt daher willkiirliche Speicherzugriffe aus. Dieser Kernel dhnelt dem
bfs aus Rodinia, verwendet allerdings einfachere Datenstrukturen.

6.3 Voruntersuchungen

Bevor wir die Leistungsfahigkeit des Swapping- Verfahrens evaluieren, untersu-
chen wir zunichst, in welcher Groenordnung sich der zu erwartende Leistungs-
verlust bewegt. Zu diesem Zweck iiberpriifen wir, wie stark unsere Benchmarks
ausgebremst werden, wenn sie vollstindig im SYSRAM ausgefiihrt werden, was
einem 100%-igen Swapping entspricht. Wir vergleichen mit dem Verhiltnis der
Bandbreite zwischen VRAM und PCI- Express Bus.

Die Bandbreite des PCI- Express Bus und des VRAM haben wir mit dem Nvi-
dia Bandwidth Test [2] unter Windows ermittelt: Uber den PCI- Express Bus wer-
den 5,93 GB/s in Richtung VRAM und 6,13 GB/s in Richtung SYSRAM iibertra-
gen. Die effektive VRAM- Bandbreite haben wir mit 152,45 GB/s bestimmt. Das
Verhiéltnis zwischen VRAM und PCI- Express- Bus betrdgt daher ungeféhr 25.

In Tabelle ist das Verhéltnis, um das die in unseren Benchmarks verwen-
deten Kernel durch die vollstindige Auslagerung in den SYSRAM ausgebremst
werden. Wir geben fiir die Laufzeiten jeweils Durchschnittswerte und Standard-
abweichung tliber 25 Testdurchgénge an. Selbst die Matrixmultiplikation, die nor-
malerweise durch die Rechenleistung beschrénkt ist, verlangsamt sich um Faktor
4,9. Wihrend der Berechnung tauschen GPU und Speicher ungefihr 2 GB an Da-
ten ausl. Liuft der mmul im SYSRAM, betrdgt die Bandbreite daher ungefahr
6,35 GB. Dies ist, vermutlich wegen Caching- Effekten, ein wenig mehr als die
PCI- Express Bandbreite, deutet dennoch klar auf diese als beschrinkende Ursa-
che hin. Die 2 GB Daten, die zwischen Speicher und GPU ausgetauscht werden,
sind das 40- fache der Instanzgréfle, weshalb mmul ein gutes Beispiel fiir einen
Kernel ist, bei dem die ausgelagerten Daten besser vor der Ausfiihrung in die GPU
zuriick kopiert werden.

Die Kernel edge fwd, edge bwd und bfs_init werden alle in &hnlichem Mal3e
ausgebremst. Uberraschend ist, dass das Zugriffsmuster der jeweiligen Kernel sich
nicht in dem Verhéltnis, um welches sie verlangsamt werden, widerspiegelt: bfs_init

14096 Blocke a 1024 Threads. Jeder Block lieBt 32 Zeilen und 32 Spalten.



6.4. AUFTEILUNG DES SPEICHERS 51

Kernel Laufzeit (VRAM) | Laufzeit (SYSRAM) | Verhiiltnis
mmul 65,914 ms +0,642ms | 323,165ms + 0,408 ms 4,90
edge fwd 2,283ms+0,175ms | 24,786 ms + 0,380 ms 10,86
edge bwd | 6,614ms +£0,006ms | 72,645ms+ 0,019ms 10,98
bfs_init 0,046 ms £ 0,001 ms 0,610 ms = 0,001 ms 13,26
bfs _main 0,726 ms £0,981ms | 14,622 ms 426,513 ms 20,14

Tabelle 6.1: Ausfiihrungszeit der Kernels aus unseren Benchmarks in VRAM und
SYSRAM

hat das giinstigste, weil lineares, Zugriffsverhalten und wird dennoch am stirksten
ausgebremst. Wir vermuten, dass wegen der kurzen Ausfithrungszeit des Kernels,
die Hardware nicht ihre volle Effizienz erreichen kann. AuBBerdem scheint wahl-
freier Zugriff, wie ihn edge bwd ausfiihrt, gleich schnell wie Zugriffe mit festen
Absténden zu sein. Bei bfs_main fiihren die wahlfreien Zugriffe auf einem 256 MB
groBBen Buffer dagegen zu einem erheblichen Leistungseinbruch. Die grofle Stan-
dardabweichung kommt zustande, weil bfs_main pro Durchlauf mehrfach gestar-
tet wird, wobei sich die Laufzeit unterscheidet.

Wir haben ferner beobachtet, dass die Verwendung von 128 kB Pages fiir den
VRAM gegeniiber 4 kB Pages entscheidend fiir die Geschwindigkeit ist. In Ab-
schnitt haben wir ausgefiihrt, dass die GPU sowohl 4kB als auch 128 kB
Pages kennt. Mit Abstand am drastischsten ist der Unterschied bei edge bwd aus-
gefallen, denn wenn wir den VRAM mit 4 kB Pages einbinden, bendtigt dieser
Kernel 65,1 ms, wird also um Faktor 9,8 verlangsamt. Auf edge fwd mit Fak-
tor 1,3 ist der Einfluss geringer und die Laufzeit von bfs_init und bfs main wird
durch die Pagesize nur minimal beeinflusst. Details zur Arbeitsweise des TLB
sind uns keine bekannt, aber wir vermuten, dass edge bwd noch genug Lokalitat
im Zugriffsverhalten zeigt, um von groBeren Pages und der folglich geringeren
TLB-Miss-Rate profitieren zu konnen. Auf der anderen Seite erfolgen Speicher-
zugriffe von bfs_main derart ungeordnet, dass sie, unabhéngig von der Pagesize,
fast immer zu einen TLB-Miss fiihren.

6.4 Aufteilung des Speichers

In diesem Abschnitt demonstrieren wir, dass unser Prototyp in der Lage ist ei-
ner Anwendung mehr Speicher zur Verfiigung zu stellen, als auf der Grafikkarte
vorhanden ist, und dass der Prototyp eine faire Aufteilung des Speichers erzwin-
gen kann. Wir verwenden hierfiir ein kiinstliches Programm ,,alloc* welches kon-
tinuierlich Speicher in 32 MB Schritten reserviert, bis alloc einen vorgegebenen
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Abbildung 6.1: Aufteilung des Speichers auf zwei Prozesse

Grenzwert erreicht. Eine definierte Zeit spéter gibt alloc seinen gesamten Spei-
cher auf einmal wieder frei und beendet sich. Alloc verhélt sich also @hnlich ei-
nem Programm mit einem Speicherleck. Das bedeutet, solange unser Prototyp die
Speicheranfragen von alloc beantworten kann, wiirde ein echtes Programm, trotz
Speicherleck, nicht abstiirzen.

In Abbildung ist im oberen Graph der VRAM, den zwei Instanzen von
alloc erhalten haben, dargestellt. Der untere Graph gibt an, wie viel Speicherka-
pazitét fiir die jeweilige Anwendung von unserem Prototypen durch SYSRAM
ergdnzt wird. Zunéchst ist nur alloc1 aktiv und allokiert in den ersten 10 s stetig
VRAM, bis alloc1 bei 1400 MB an die Kapazitéitsgrenze der Grafikkarte stoft. Ins-
gesamt enthélt die Grafikkarte rund 1,5 GB Speicher, doch die verbleibenden ca.
150 MB behalten wir dem Treiber vor. Das bedeutet, dass ab diesem Zeitpunkt un-
ser Swapping- Mechanismus aktiv werden muss. Dieser verschiebt ab jetzt zufillig
ausgewaihlte Buffer von alloc1 in den SYSRAM, um Platz fiir den neu angeforder-
ten Speicher zu schaffen. Nach Sekunde 16 fordert alloc1 keinen weiteren Spei-
cher mehr an. Es hilt zu diesem Zeitpunkt bereits rund 2 GB. Ab der 20. Sekunde
startet alloc2 und beginnt ebenfalls schrittweise Speicher zu reservieren, welchen
unser Prototyp bereitstellt, indem es diesen Speicher alloc1 entzieht, das heilt in
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den SYSRAM verschiebt. Auf diese Weise stellt der Swapping- Mechanismus die
Fairness her, denn bislang hilt allocl weit mehr als die Hélfte des VRAM. Die-
ser Vorgang dauert 5 s an, dann erreichen beide alloc- Instanzen Paritét. Ab diesem
Zeitpunkt beginnt der Prototyp Buffer von alloc2 in den SYSRAM zu verschieben,
damit alloc2 nicht mehr als die Hilfte des VRAM erhalten kann. Nachdem alloc2
in der 28. Sekunde ungefdhr 1 GB Speicher reserviert hat, beendet sich alloc2 und
Gibt seinen Speicher wieder frei. An dieser Stelle verteilt die IncreaseVRAM-
Funktion den VRAM, den alloc2 freigegeben hat, auf die Buffer von alloc1. Des-
halb werden einige Buffer von alloc1 wieder zuriick in den VRAM verschoben, so
dass der VRAM weiterhin gut ausgelastet bleibt. Nach Sekunde 32 beendet sich
auch alloc1 und der gesamte verbleibendes Speicher wird wieder freigegeben. In
der Darstellung erreichen die Linien fiir den Speicherverbrauch am Ende der Aus-
fithrungszeit von alloc1/ alloc2 nicht mehr die x- Achse. Die Ursache ist lediglich
messtechnisch bedingt, weil die Aufzeichnung beendet wurde, bevor der Treiber
die Freigabe des Speichers abschlielen konnte.

6.5 Swapping Overhead

Um das dynamische Verhalten von unserem Swapping- Mechanismus beurteilen
zu konnen, haben wir mehrere Instanzen unserer Benchmarks parallel gestartet
und im Hintergrund die Anzahl der von diesen abgeschlossenen Kernel (KC) pro-
tokoliert. Mit einer Konfigurationsvariable setzen wir ein kiinstliches Limit fiir den
verfligbaren Speicher, um einen Speicherengpass zu simulieren und eine Reakti-
on des Swapping- Mechanismus zu provozieren. Wir verwenden ein kiinstliches
Limit, weil wir andernfalls viele oder gro3e Instanzen bendtigen, um die GPU aus-
zureizen. Aufgrund von Stabilititsproblemen mit dem pscnv- Treiber ist es unter
diesen Bedingungen schwierig Benchmarks durchzufiihren. Die Instanzen sind in
diesen Darstellungen jeweils ca. 60 MB grofer als in angegeben, weil wir an
dieser Stelle den VRAM Bedarf aus Sicht des Treibers ermittelt haben, weshalb
sich zum Anwendungsspeicher noch der Speicher fiir die Laufzeitumgebung, ins-
besondere Stacks, addiert.

In Abbildung ist oben der Anteil am VRAM und unten die Anzahl an
Kernel Completions (KC, geglittet) fiir drei Instanzen von bfs abgetragen, wobei
jede Instanz 100 mal den Benchmark durchléuft. Der verfiigbare Speicher ist auf
800 MB limitiert. Die Instanzen haben wir im Abstand von 1 s gestartet, um die
Zuteilung des Speichers besser sichtbar zu machen. Zwischen Sekunde 0 und 1
lauft nur die Instanz bfs1, aber mit voller Leistung. Fiir bfs2, welche ab Sekunde
1 hinzukommt, ist ebenfalls noch geniigend VRAM verfiigbar und beide Prozesse
teilen die Rechenleistung fair untereinander auf. Die Darstellung erweckt wegen
der Glattung den Eindruck, dass bfs1 und bfs2 parallel auf der GPU laufen, doch
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(b) drei mmul- Instanzen, die im Abstand von 0,5s gestartet und auf 300 MB begrenzt
wurden

Abbildung 6.2: jeweils Anteil am VRAM (oberer Graph) und geglattete Anzahl
abgeschossener Kernels pro Sekunde (KC/s) als MaB fiir die Leistung (unterer
Graph)
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es handelt sich lediglich um schnelle Kontextwechsel zwischen den Instanzen. Ab
Sekunde 2 kommt bfs3 hinzu, welches zunichst ca. 80 MB an Buffern allokiert,
bis es zum Speicherengpass kommt, weil bfs3 weitere Buffer anfordert. An dieser
Stelle wihlt ReduceVRAM zwei Buffer mit einer Gesamtgroe von 259 MB von
bfs1, einen 15 MB groflen Buffer von bfs2 und einen 61 MB gro3en Buffer von
bfs3 aus. Wie in Abschnitt erldutert, zerlegt unser Prototyp Buffer nicht in
kleinere Einheiten, weshalb an dieser Stelle keine faire Aufteilung des Speichers
gelingt. Den Buffer von bfs3 lagert SwapOut sofort aus, was sich in der Grafik als
»Sprung erkennbar ist. Zuerst pausiert der Pause- Thread bfs1, dem zunéchst der
kleinere und dann der grofere Buffer entzogen wird, wie man an der Treppenform
im oberen Graphen erkennen kann. Fiir den Zeitraum, in dem bfs1 pausiert ist, ist
die Leistung von bfs2 erhoht, denn bfs2 steht fiir einen Moment die GPU exklusiv
zur Verfiigung. Nachdem der Pause- Thread die Arbeit fiir bfs1 abgeschlossen hat,
pausiert der Pause- Thread bfs2 und SwapOut entzieht diesem den 15 MB groflen
Buffer. Danach ist das Swapping abgeschlossen. Die Systemleistung ist ab diesem
Zeitpunkt wegen bfs1, welches seit dem Swapping den Grofteil seiner Daten im
SYSRAM vorhilt, erheblich verringert. Dieser Zustand dauert bis zum Zeitpunkt
6,4 s an. Zu diesem Zeitpunkt ist bfs1 fertig und belastet deshalb nicht ldnger das
System. Wir haben diesen Test ohne SwapIn durchgefiihrt, deshalb erhalten bfs2
und bfs3 den von bfs1 freigegebenen Speicher nicht wieder zuriick. Weil bfs2 und
bfs3 nur geringfiigig Speicher abgeben mussten, und deshalb kaum ausgebremst
werden, konnen die bfs- Instanzen mit voller Leistung abgeschlossen werden. Das
bedeutet, sie teilen sich die GPU- Leistung zu gleichen Teilen auf, bis bfs2 fertig
ist, danach lauft bfs3 allein auf der GPU.

Nach dem selben Muster wie bei bfs haben wir auch den mmul- Benchmark
untersucht. Das Ergebnis ist in Abbildung dargestellt. Der Ablauf des Bench-
marks unterscheidet sich wie folgt von bfs: der verfiigbare Speicher ist auf 300 MB
beschriankt. Jede der drei mmul Instanzen fiithrt 25 Matrixmultiplikationen nach-
einander aus, wobei die Instanzen im Abstand von 0,5s gestartet wurden. Die
meisten Unterschiede im Ergebnis gegeniiber bfs lassen sich auf die ldngere Ker-
nellaufzeit von mmul zuriickfiihren. So ist im unteren Graph ersichtlich, wie sich
die Kernel der verschiedenen Anwendungen abwechseln. Obwohl mmul2 bereits
nach 0,5 s startet, fingt mmul2 erst bei Sekunde 1 zu rechnen an. Die Ursache ist
die Zeit von 458 ms, die mmul2 benétigt, um seine 50 MB Eingabedaten in den
VRAM zu kopieren. Diese 50 MB werden in drei Schritten kopiert und zwischen
jedem dieser Schritte fiilhrt mmull eine Matrixmultiplikation aus, die ungefahr
150 ms dauert. Bei Sekunde 1 beginnt mmul2 zu rechnen und kann die GPU sogar
exklusiv nutzen, weil der Pause-Thread mmull pausiert, um Platz fiir die Buffer
des frisch gestarteten mmul3 zu schaffen. Die Wahl der Buffer, die mmull an die-
ser Stelle entzogen werden, soll sich als sehr gliicklich erweisen: die Leistung von
mmull ist kaum beeintrachtigt. Der Start von mmul3 wird erheblich verzogert,
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Benchmark VRAM Laufzeit

total ‘ Limit ‘ Verhiltnis | optimal | mit Swapping | Overhead
bfs 977MB | 800 MB 81,8% | 5,65s 8,84s | 56,4%
mmul 330MB | 300 MB 90,9% | 4,99s 5,00s 0,2%
mmul 330MB | 250 MB 75,8% | 4,99s 7,99s |  60,1%

Tabelle 6.2: Vergleich zwischen der Ausfiihrung des Benchmarks mit und ohne
Begrenzung des VRAM

denn zunéchst blockiert die Speicheralloktionsfunktion bis mmull seinen Spei-
cher freigegeben hat und danach muss mmul3 analog zu mmul2 985 ms warten,
bis dessen Buffer vollstindig in den VRAM kopiert sind. Im Folgenden fiihren die
Instanzen reihum ihre Kernel aus.

Wie grof3 der Overhead fiir das Swapping in den beiden beschriebenen Szene-
rien und einem weiteren Szenario ausgefallen ist, haben wir in Tabelle 6.2 zusam-
mengefasst. Wir haben die selben Benchmark- Szenarien einmal mit Beschrin-
kung des Videospeichers und einmal ohne Beschrankung ausgefiihrt und die Lauf-
zeiten verglichen. Bereits geringfiigiges Swapping geht im Falle von bfs mit ei-
nem erheblichen Overhead von rund 56% einher. Dieser Overhead ist nicht {iber-
raschend, in Abschnitt .3 haben wir angegeben, dass der bfs_main Kernel durch
das Auslagern aller von bfs main bendtigten Buffer um Faktor 20 verlangsamt
wird. Dagegen ist der Overhead im ersten mmul- Szenario vernachléssigbar. In
diesem Fall hat ReduceVRAM den lokalen Speicher fiir die Stacks, welche vom
mmul- Kernel nicht benutzt werden, und die Ergebnismatrix C fiir das Swapping
ausgewdhlt. Dieser Fall demonstriert, dass Swapping durch Einblenden von SY'S-
RAM bei der richtigen Wahl der Buffer sehr effektiv sein kann. Der Overhead fiir
das Swapping von Buffern, auf die selten zugegriffen wird, ist gering. Lagert man
dagegen einen Buffer aus, auf den der Kernel haufig zugreift, bricht die Leistung
sehr schnell ein, wie das zweite mmul- Szenario demonstriert. In diesem Szenario
haben wir lediglich den Speicher mit 250 MB gegeniiber 300 MB etwas starker
begrenzt und der Overhead betrégt bereits 60%.

Neben der Verlangsamung der Berechnungen ist auch der Zeitaufwand fiir
das Pausieren ein wesentlicher Bestandteil des Overheads. Wir unterscheiden drei
GroBen: Fence- Zeit, DMA- Zeit und Pause- Zeit. Die Fence- Zeit ist die Dauer
zwischen dem Beginn des Pausiervorgangs eines Kanals und dem Ende der Fence-
Operation, das hei3t dem Zeitpunkt an dem die GPU die gesamte in diesem Kanal
ausstehende Arbeit abgeschlossen hat. Die Fence- Zeit hingt deshalb hauptséch-
lich von den Befehlen ab, die zum Beginn der Pause in dem jeweiligen Kanal noch
ausstehen, sowie von der Auslastung der GPU durch andere Kanéle. Nachdem die
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Instanz | Fence- Zeit | 1. DMA- Zeit | 2. DMA- Zeit | Pause- Zeit

bfsl 15,28 ms 4,56 ms 62,12 ms 124,44 ms
bfs2 6,97 ms 2,90 ms - 37,21 ms
mmull 52,53 ms 75,56 ms - 197,78 ms

Tabelle 6.3: Fence-, DMA-, und Pause- Zeit fiir das mmul- und bfs- Szenario

Fence- Operation abgeschlossen wurde, fithren die SwapIn und SwapOut Proze-
duren (vgl. Abschnitt #.4) ein oder mehrere DMA- Operationen aus. Die Zeit fiir
die Durchfiihrung einer DMA- Operation ist die DMA- Zeit. Diese hingt nicht nur
von der GroBe des zu kopierenden Buffers, sondern ebenfalls von der Auslastung
der GPU, ab. Ein Grund ist, dass die GPU eine DMA- Operation, genau wie ein
Kernel Launch, nicht sofort ausfiihrt, sondern, analog zum mmul Szenario, erst
wenn der betreffende Kanal an der Reihe ist. Die Pause- Zeit ist die Zeitdiffe-
renz zwischen dem Beginn der Pause und dem Zeitpunkt, an dem die Anwendung
wieder auf ihren Kanal zugreifen darf.

Fiir das mmul- und bfs- Szenario aus Abbildung haben wir die Fence-,
DMA- und Pause- Zeit im Treiber ausgemessen. Die Ergebnisse sind in Tabelle .3
angegeben. Auffillig ist, dass die Pause- Zeit in jedem Fall erheblich groBer als die
Summe der anderen Zeiten ist, obwohl unser Treiber den Kanal unmittelbar nach
dem letzten DMA- Transfer fortsetzt. Hierfiir haben wir keine Erkldarung. Die lange
DMA- Zeit bei mmull kommt durch die Auslastung der GPU mit langlaufenden
Kernels zustande.

6.6 Diskussion und weitere Forschung

In diesem Abschnitt diskutieren wir Schwachpunkte am GPGPU- Swapping, die
in diesem Kapitel deutlich geworden sind und zeigen Verbesserungspotential auf.

Wir betrachten das bfs- Szenario, das in Abbildung dargestellt ist, ist ab
Sekunde 2, ab der alle drei bfs Instanzen parallel ausgefiihrt werden. Wir erkennen,
dass bfs2 und bfs3, die beide nur wenig Speicher abgeben mussten, kein eigenes
Leistungsniveau oberhalb von bfsl bilden. Stattdessen scheint bfs1, welches ei-
nen Grofteil seines Speichers abgeben musste, die anderen beiden Instanzen auf
sein Niveau ,,herabzuziehen*. Die Beobachtung ist, dass die Kernel der einzelnen
Anwendungen reihum ausgefiihrt werden. Die Kernels von bfs1 sind wesentlich
langsamer als die von bfs2 und bfs3, weil ein Grofiteil des Speichers von bfsl
ausgelagert wurde. Dennoch fiihrt die GPU im Schnitt fiir jeden Kernel von bfsl
nur jeweils einen Kernel von bfs2 und bfs3 aus. Die Anwendung mit den lang-
samsten Kernels, in unserem Fall bfs1, erhilt folglich den groften Anteil an der
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GPU- Zeit. Fiir unser Swapping ist dies insofern relevant, als dass wir durch un-
sere Swapping- Entscheidungen die Laufzeit von Kernels verldngern. Wie wir in
Abschnitt angegeben haben, ist unser Ziel im Rahmen dieser Arbeit lediglich
die faire Aufteilung von Speicher. Der Kunde eines Cloud- Dienstes mag jedoch
wenig Wert darin erkennen, dass seine Anwendung einen fairen Anteil am VRAM
erhélt, wenn die Anwendung trotzdem von anderen Anwendungen mit besonders
hohem Speicherverbrauch ausgebremst wird. Anwendungen mit hohem Speicher-
verbrauch entzieht der Swapping- Mechanismus zwar VRAM, doch dadurch ver-
langert sich Kernelausfiihrung, weshalb die Anwendungen mit hohem Speicher-
verbrauch effektiv mehr GPU- Zeit erhalten und alle Anwendungen im System
gleichermallen ausgebremst werden. Erst die gleichméaBige Aufteilung der GPU-
Zeit zwischen Anwendungen erzwingt, dass diejenige Anwendung, die das Swap-
ping verursacht hat, auch durch dieses ausgebremst wird.

Der Hardware- Scheduler gewéhrt jeder Anwendung einen Timeslice [20]. Die
GPU sollte daher bis zu einem gewissen Grad in der Lage sein, GPU- Zeit gerecht
zwischen Anwendungen mit verschiedenen Kernellaufzeiten zu verteilen, indem
sie zwei oder mehr Kernels mit kurzer Laufzeit ausfiihrt, bevor sie den Kontext
wechselt. Wir gehen davon aus, dass die GPU eine Form von Round- Robin Sche-
duling betreibt. Wie in Abschnitt 6.2 angegeben, rufen wir in unseren Benchmarks
nach jedem Kernel Lauch cuCtxSynchronize auf, weshalb wir den nachsten Ker-
nel Launch erst ausfiihren, nachdem der vorangegangene Kernel abgeschlossen
wurde. Es befindet sich daher immer nur hochstens ein Kernel Launch im Indi-
rect Buffer einer jeden Anwendung. Nachdem die GPU diesen Kernel abgearbei-
tet hat, muss sie deshalb den Kontext wechseln, selbst wenn der Timeslice noch
nicht abgelaufen ist. Inwiefern der Verzicht auf cuCtxSynchronize der Hardware
ermoglicht, die GPU- Zeit fairer aufzuteilen, werden weitere Experimente zeigen
miissen. Ansonsten bieten sich Eingriffe durch die Software in das Scheduling an,
um die GPU- Zeit aufzuteilen, was auch ermdglicht Anwendungen zu bestrafen,
deren Kernels den Timeslice tiberziehen.

Der erhebliche Overhead von GPGPU- Swapping bleibt ein offenes Problem.
Sowohl das vorauseilende Kopieren von Daten in den VRAM, als auch das dau-
erhafte Speichern im SYSRAM haben ihre Vor- und Nachteile. Wir denken, dass
zukiinftige Varianten des GPGPU- Swappings beide Moglichkeiten vereinen und
je nach ausgelagertem Speicherbereich entscheiden werden, ob es sich lohnt, die-
sen in den VRAM zuriick zu schreiben oder ob sie ihn lediglich in den GPU-
Adressraum einblenden. Wir haben im vorangegangenen Abschnitt am Bei-
spiel von mmul gezeigt, dass Kernel beim Zugriff auf den SYSRAM die PCI- Ex-
press Bandbreite ausreizen. Es lohnt sich daher, wie wir in Abschnitt §.3 dargelegt
haben, nur dann, die Daten vorauseilend zu kopieren, wenn der Kernel wenigstens
zwei oder drei mal auf die Daten zugreift. Fiir die Leistung der GPU hat es erheb-
liche Auswirkungen einen groflen Datensatz in den VRAM zu kopieren, nur um
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anschlieBend einen schnell- laufenden Kernel, der nur einen kleinen Teil der Da-
ten anfasst, auszufiihren. In diesem Fall wird die Laufzeit von der Kopieroperation
dominiert. Es ist aber ebenso schédlich die Daten im Hauptspeicher zu belassen,
wenn sich die Ausfiihrungszeit eines lang laufenden Kernels um ein Vielfaches
der Zeit, die fiir das Kopieren notwendig gewesen wire, verldngert.

Mit gegenwartiger Hardware ist es allerdings aus zwei Griinden schwer, das
vorauseilende Kopieren mit dem einblenden von SYSRAM zu kombinieren. Zum
einen erhilt der Treiber keine Riickmeldung, beispielsweise durch accessed und
dirty- Bits, iber das Speichernutzungsverhalten der Anwendung. Zum anderen ist
es dem Treiber, mangels Preemption, nach dem Kernel Launch nicht mehr méglich
seine Entscheidung {iber die Platzierung eines Buffers zu d@ndern. Insofern sind zu-
sdtzliche Informationen iiber die Speicherzugriffe eines Kernels zur Laufzeit bes-
tenfalls geeignet, eine Swapping- Entscheidung im Nachhinein zu bewerten und
gegebenenfalls vor dem néchsten Start des selben Kernels eine andere Entschei-
dung zu treffen.

In [59] findet sich der Vorschlag, die Parameter zu betrachten, die eine An-
wendung vor dem Launch an einen Kernel libergibt. Haufig enthalten diese die
Anfangsadressen denjenigen Buffern, die der Kernel verwendet. Eine mdgliche
Strategie besteht darin, diese Buffer, sofern sie nicht zu grof3 sind, vor dem Kernel
Launch in den VRAM zu kopieren. Denkbar ist auch eine statische Analyse des
Kernel- Codes um mehr iiber das Zugriffsverhalten eines Kernels vorhersagen zu
konnen.

Mehr liber das Laufzeitverhalten eines Kernels ldsst sich moglicherweise durch
die IOMMU [62] in Erfahrung bringen. Diese iibersetzt zwischen den Adressen
mit denen die GPU auf den SYSRAM zugreift und den physischen Adressen im
Hauptspeicher. Zumindest die IOMMU, die in aktuellen Intel- Server- Systemen
vorhanden ist, kennt accessed und dirty- Bits [8]. Der Treiber kann daher auslesen,
auf welche Buffer im SYSRAM die GPU zugreift. Der Treiber kann allerdings
das Verhéltnis von VRAM zu SYSRAM- Zugriffen nicht ermitteln, welches als
Metrik fiir die Swapping- Entscheidung dienen konnte. Fiir diese Aufgabe eignen
sich moglicherweise die auf der GPU verbauten Hardware- Counter [[10].
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Kapitel 7

Fazit

In dieser Arbeit haben wir ein Verfahren fiir das Swapping von VRAM- Buffern,
die von GPGPU- Anwendungen angelegt werden, vorgestellt. Durch das Swap-
ping lassen sich — fiir die Anwendung transparent — Situationen behandeln, in de-
nen der bendtigte VRAM die verfiigbare Kapazitit {ibersteigt. Fordert eine An-
wendung VRAM an, obwohl nicht mehr hinreichend freier VRAM vorhanden
ist, wiahlen wir Buffer im VRAM aus und verschieben diese in den SYSRAM.
Wihrend wir einen Buffer kopieren, verhindern wir, dass die Anwendung, zu der
der Buffer gehort, in den VRAM schreibt. Das Swapping ist fiir die Anwendung
transparent, weil wir die SYSRAM- Kopie des Buffers an der Stelle in den GPU-
Adressraum einblenden, an der sich der urspriingliche Buffer befand.

Gegenliber anderen Ansétzen fiir das GPGPU- Swapping bleiben bei unserem
Verfahren alle Buffer dauerhaft erreichbar. Der Vorteil ist, dass unser Verfahren
deshalb keine direkte Kontrolle iiber die Kernel Launches voraussetzt. Dadurch
ist es moglich virtuellen Maschinen direkten Zugriff auf die GPU zu gewéhren,
wodurch effiziente Virtualisierung ermdglicht wird.

Wir haben unser Verfahren in einem Prototypen implementiert und haben mit
Benchmarks gezeigt, dass der Overhead fiir das Swapping von Buffern, auf die
selten zugegriffen wird, gering ausfillt. Ferner demonstrieren wir, dass unser Pro-
totyp den VRAM fair auf konkurrierende Anwendungen aufteilt. AuBerdem ana-
lysieren wir, wie sehr Kernel mit unterschiedlichen Zugriffsmustern durch das
Swapping ausgebremst werden und welchen Overhead das Pausieren von Kanélen
verursacht.
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7.1 Zukunftige Arbeiten

Bislang fiihren wir unser Swapping mit den Buffern durch, die die Anwendung al-
lokiert hat. Der Nachteil ist, dass wenn die Anwendungen grof3e Buffer allokiert,
die gleichméaBige Verteilung des VRAM auf mehrere Anwendungen nur einge-
schrankt moglich ist. Wir werden daher unseren Prototypen erweitern, sodass Buf-
fer der Anwendung in kleinere Verwaltungseinheiten unterteilt und unabhingig
von einander ausgelagert werden kdnnen.

AulBlerdem werden wir die Kompatibilitdt des Prototypen mit verschiedenen
Grafikkarten verbessern und die Probleme 16sen, die bisher das Zurlickkopieren
vom SYSRAM in den VRAM verhindern.
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