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Kapitel 1

Einfiihrung

Der Bedarf nach immer héheren Rechenleistungen in kommerziellen und wissenschaftlichen
Anwendungen hat in den letzten Jahren zu einer immer stirkeren Verbreitung von parallelen
Systemen gefiihrt. Gerade auch im Bereich des wissenschaftlichen Hochleistungsrechnens
verdriangen derartige MIMD-Parallelrechner immer mehr die bisher eingesetzten dedizierten
Hochleistungsrechner, wie Vektor- oder Feldrechner. Als Grund dafiir kann zum einen der
giinstigere Preis dieser Systeme, aber auch die einfachere Verfiigbarkeit iiblicher Software
gesehen werden, da diese Parallelrechner meist aus handelsiiblichen Prozessoren aufgebaut
werden.

Ein analoger Wandel mufite entsprechend auch in der Entwicklung der von diesen Sys-
temen verarbeiteten Software erfolgen. Anders als in fritheren Systemen, die Vektor- und
Matrixoperationen, wie sie bei wissenschaftlichen Berechnungen fast zwangsldufig auftreten,
direkt verarbeiten konnten, mufite jetzt eine efliziente Parallelisierung dieser Aufgaben gefun-
den werden.

1.1 Problemstellung

Bei der Parallelisierung rechenintensiver Anwendungen stellte sich schon bald heraus, daf} fiir
diese Aufteilung das klassische Prozeflkonzept, wie es aus UNIX bekannt ist nicht ausreichte.
Zu kostenintensiv waren Prozeffumschaltung und Koordination, als daff damit eine feinere
Parallelisierung méglich gewesen wire.

Als erster Versuch, diese Kosten zu reduzieren, wurde das Konzept des Prozesses als
Abstraktion sowohl fiir die Ablaufumgebung, als auch fiir die tatsichlich darin erfolgende
Berechnung zugunsten zweier getrennter Konzepte aufgegeben. Das Betriebssystem MACH
([Bla90b], [Bla90a]) unterscheidet hier zum Beispiel den Begriff der Task fiir die Ablaufum-
gebung, sowie den der Threads zur Modellierung der innerhalb einer Task enthaltenen Ak-
tivitdtstrager. In einer Task sind mehrere Threads lauffihig, die sich deren Adrefiraum und
Verwaltungsstrukturen teilen. Taskinterne Threadumschaltungen kénnen aufgrund wegfal-
lender Adrefraumumschaltungen weitaus effizienter implementiert werden.

Obwohl dadurch die Kosten fiir Threadwechsel um eine Gréflenordnung gesenkt werden
konnten, stellten sie fiir feingranulare Parallelisierung noch keine geeignete Grundlage dar.
Erst die Verlagerung der Threadverwaltung aus dem Kern heraus auf die Benutzerebene
konnte hinreichend effiziente Mechanismen zur Verfiigung stellen, die einer feineren Paral-
lelisierung nicht mehr im Wege stehen. Die eigentliche Threadverwaltung wird dabei von



Threadbibliotheken tibernommen, die zu Anwendungen gebunden werden und diesen geeig-
nete Funktionen zur Verfiigung stellen. Im Gegensatz zu den Mechanismen von Betriebssys-
temen kann dabei unter Umstinden unter mehreren Bibliotheken ausgewihlt werden, von
denen jede auf spezielle Anforderungen hin optimiert wurde. So kann etwa in vielen Fillen
auf das Konzept von Priorititen zwischen Threads verzichtet werden, wodurch sich die Thre-
adverwaltung stark vereinfacht und damit auch in ihrer Effizienz steigt.

Die Entwicklung dieser Bibliotheken zur Verwaltung von Threads auf Benutzerebene orien-
tierte sich an den Strukturen, wie man sie bisher in Betriebssystemkernen zur Verwaltung
von Prozessen eingesetzt hatte. Gerade bei modernen Architekturen mit schnellen RISC-
Prozessoren und mehrstufigen Speicherhierarchien, wie man sie in NUMA-Architekturen !
antrifft hat sich aber gezeigt, daB die Uberlegungen, die zur Entwicklung dieser Strukturen
gefithrt haben, auf diese Architekturen nur noch bedingt anwendbar sind. So stand bei
dlteren Systemen ein moglichst einfacher und effektiver Lastausgleich im Vordergrund, um
gr6Btmogliche Auslastung der Maschinen zu erreichen. Migrationen von Berechnungen und
den dafiir notwendigen Daten wurden selbst unter Zuhilfenahme aufwendiger Kopierarbeiten
in Kauf genommen, um alle Prozessoren zu beschiftigen.

Trotz des Einsatzes hardwareunterstiitzter Kommunikationsmechanismen, wie z.B. in der
Convex SPP, herrscht in modernen Systemen ein Ungleichgewicht zwischen den Kommunika-
tions- und den eigentlich notwendigen Rechenkosten. Werden Prozesse oder Threads auf-
grund von Lastausgleichsiiberlegungen verlagert, so kann die dazu notwendige Verlagerung
der Daten den gewiinschten Effekt zunichte machen. Statt einer Beschleunigung der Berech-
nung durch die Ausnutzung freier Rechenkapazitit kann eine Verlangsamung, teilweise auch
ein weiter ansteigendes Lastungleichgewicht beobachtet werden. Messungen durch Markatos
([Mar93]) haben z.B. gezeigt, dal Anwendungen, die Datenlokalitdt ignorieren nur sehr we-
nige Prozessoren effektiv ausnutzen kénnen. Die Affinitdt von Prozessen oder Threads zu
Prozessoren muf} also als Kriterium bei Schedulingentscheidungen beachtet werden.

1.2 Verwandte Arbeiten

Die Notwendigkeit, Lokalitit in Schedulingentscheidungen und Uberlegungen fiir den Last-
ausgleich einfliefen zu lassen, hat in den vergangenen Jahren zu einer Reihe von Vertifent-
lichungen gefiihrt. Viele davon beschiftigen sich aber hauptsichlich mit dem Problem in
welcher Weise die vorhandenen Prozessoren fiir die Berechnung der Anwendungen verwendet
werden sollen. Lokalitdtsbetrachtungen beeinflussen hier die Entscheidung fiir statisches oder
dynamisches Spacesharing, Timesharing oder andere Aufteilungsverfahren.

Vaswani und Zahorjan bescheinigen in [VZ91] Affinitdtsbetrachtungen einen nur geringen
Einfluf auf die Berechnungsdauer verschiedener Testanwendungen. Sie verwenden aber als
Grundlage fiir ihre Messungen ein Spacesharing Verfahren, das bereits eine sehr hohe Cache-
ausnutzung im Vergleich zu anderen Verfahren garantiert. Zusitzliche Affinitatsbetrachtun-
gen werden erst bei einer — nur selten auftretenden — Anderung der Prozessorzuteilung ver-
wendet. Ausgehend von nur geringen Verlusten durch das Ignorieren von Cachezustinden
auf den damaligen UM A-Architekturen ergibt sich damit auch nur ein geringer Gewinn durch
die erfolgten Affinitdtsbetrachtungen. Jedoch stellen die Autoren durch Annahmen tber die
Weiterentwicklung von Mikroprozessoren die wachsende Bedeutung dieser Uberlegungen her-
aus.

!Non Uniform Memory Access



Auch Andrew Tucker kommt in [Tuc93] und [TTG95] zu dem Resultat, dafi Affinity Sche-
duling nur Verbesserungen von wenigen Prozent gegeniiber bisherigen Methoden erreicht.
Er benutzte aber fiir seine Messungen eine UMA-Architektur mit nur wenigen Prozessoren.
Trotz des geringen Gewinns schlief3t er aber, daf} eine Integration von Lokalitdtsbetrachtungen
gerechtfertigt ist, da nur geringe Modifikationen im Betriebssystem z.B. an der Berechnung
von ProzeBpriorititen notwendig sind. Seine Uberlegungen iiber die Grundlagen der durch
MiBachtung von Lokalitdt entstehenden Kosten geben einen Hinweis darauf, dafy deren Einflufy
bei feingranulareren Parallelisierungen zunimmt.

Wie wichtig die Beachtung von Datenlokalitidt sein kann stellt Markatos unter anderem
in [Mar93] und [ML93] anhand von Messungen auf Architekturen unterschiedlicher Gene-
rationen dar. Er kommt zu dem SchluB, daff neue Uberlegungen und Programmiermodelle
notwendig sein werden, um nicht unverhiltnismiBig hohe Effizienzeinbufien in Kauf nehmen
zu miissen. Daf} auf Lokalitdtsbetrachtungen basierende Entscheidungen auch auf Kosten des
Lastausgleichs Vorteile bringen, belegen Markatos und LeBlanc in [ML91].

Squillante und Lazowska verwenden in ihrer Untersuchung iiber den Einflufl von Loka-
litdt beim Scheduling ein einfaches Warteschlangenmodell, parametrisiert mit den Kosten fiir
das erneute Laden von Daten in Caches([SL89]). Als Ergebnis halten sie fest, dafl bereits
sehr wenig Lokalitatsinformation ausreicht, um durch geeignete Mechanismen den Durchsatz
erheblich zu steigern.

Den eher umgekehrten Weg gehen Hamidzadeh und Lilja in [HL94]. Sie opfern eine Pro-
zessor, der sich nur noch mit der Berechnung optimaler Schedules beschéftigt und den anderen
Prozessoren Threads zuordnet. Obwohl dieser Ansatz noch bessere Ergebnisse zeigt, als die
der oben erwdhnten Untersuchungen, muf} seine allgemeine Anwendbarkeit angezweifelt wer-
den. Nicht nur die in kleineren Systemen nicht zu vertretende Aufgabe eines Prozessors
fiir reine Verwaltungsaufgaben, sondern vor allem der fiir feingranulare Prozesse immens an-
steigende Rechen- und Kommunikationsaufwand diirften die Verwendbarkeit dieser Methode
auf rechenintensive wissenschaftliche Anwendungen beschrianken, bei denen der Verlust eines
Prozessors im Vergleich zur verbleibenden Zahl kaum ins Gewicht fallt.

Einen Schritt weg von Betriebssystemmechanismen hin zu Threads auf Benutzerebene
machen Fowler und Kontothanassis in ihrem Artikel iiber Object-A ffinity Scheduling ([FL92]).
Neben Uberlegungen zu Affinity Scheduling verwenden sie sogenannte Continuations, um
Affinitat von einem Thread auf einen Nachfolgerthread zu iibertragen.

1.3 Ubersicht iiber die vorliegende Arbeit

Nach einer Motivation fiir den FEinsatz von Threadbibliotheken und einer Einfithrung in
ihre Grundlagen, werden in Kapitel 2, anhand eines Beispiels fiir eine moderne NUMA-
Architektur, Griinde fiir die Notwendigkeit der Beachtung von Datenlokalitit veranschaulicht.
Kapitel 3 beschiftigt sich mit einer Art der Threadverwaltung, die man in der Literatur un-
ter der Bezeichnung Memory Conscious Scheduling findet und die Datenlokalitit ausnutzt,
um die Anzahl an Cachemisses bzw. deren mittlere Latenzzeit zu verringern. Neben Hin-
weisen zur Gewinnung der notwendigen Information werden hier hauptsichlich die dazu not-
wendigen Datenstrukturen und Algorithmen vorgestellt. Zusdtzlich dazu werden in Kapitel
4 weitere Uberlegungen angestellt, inwieweit Informationen iiber den Cachezustand einzel-
ner Threads gewonnen und nutzbringend fiir Schedulingentscheidungen herangezogen werden
kénnen. Nach einer Betrachtung von Algorithmen fiir die bei Nebenldufigkeit unabdingbaren



Koordinierungsmechanismen, die darauf zielen, die entstehenden Kommunikationskosten zu
reduzieren wird in Kapitel 6 eine Implementierung einer Threadbibliothek vorgestellt. Diese
verwendet einige der in den vorangehenden Kapiteln besprochenen Mechanismen, weshalb
auch vergleichende Tests fiir diese Mechanismen auch erst nach Vorstellung der Bibliothek er-
folgen. Kapitel 7 faft die Erkenntnisse der vorangegangenen Kapitel zusammen und gibt einen
Ausblick auf mégliche Erweiterungen, die sich vor allem im Rahmen erweiterter Hardwareun-
terstiitzung neuerer Rechnergenerationen ergeben. Abgeschlossen wird die Arbeit durch eine
kurze Zusammenstellung aller wichtigen Befehle der entwickelten Threadbibliothek.



Kapitel 2

Threadbibliotheken und Lokalitat

Threadbibliotheken setzen sich insbesonders bei der feingranularen Parallelisierung von An-
wendung immer mehr durch. Dieses Kapitel geht auf die Griinde dieser wachsenden Bedeu-
tung und den prinzipiellen Aufbau derartiger Bibliotheken ein. Nach der Vorstellung eines
modernen Parallelrechners mit NUMA-Architektur wird anschliefend auf die Notwendigkeit
eingegangen, Lokalititsinformation fiir die Entscheidungen bei der Threadverwaltung heran-
zuziehen.

2.1 Begriffsbestimmung

Die Begriffe leicht- oder schwergewichtige Prozesse, Threads usw. werden in der Literatur
immer wieder mit unterschiedlichen Bedeutungen belegt. Deshalb soll hier eine, fiir diese
Arbeit verbindliche Benennung vorangestellt werden:

¢ Anwendungen sind diejenigen FEinheiten, die sich dem Benutzer prisentieren. Ihr
interner Aufbau kann aus einem oder mehreren Prozessen oder Threads bestehen.

o Tasks stellen Ablaufumgebungen dar, die aus einem Adrefiraum, Zugriffsrechten, Da-
teideskriptoren usw. bestehen.

¢ Kernelthreads reprisentieren die eigentlichen Aktivitdtstriger, die innerhalb einer
Task arbeiten. Sie teilen sich alle durch eine Task zur Verfiigung gestellten Resourcen.
Das Konzept der Kernelthreads kennen Betriebssysteme z.B. unter den Bezeichnungen
Threads (MACH) oder leichtgewichtige Prozesse (SunOS 5.4).

¢ Prozesse stehen fiir Tasks mit einem einzigen Kernelthread. Damit entsprechen sie
den von UNIX bekannten Prozessen.

e Threads schliefilich sind diejenigen Aktivitdtstriger, die im Benutzeradrefiraum durch
Bibliotheken verwaltet werden. Sie werden in der Literatur auch als Userlevel Threads
oder aber ebenfalls als leichtgewichtige Prozesse bezeichnet.



2.2 Griinde fiir die Bedeutung von Threadbibliotheken

2.2.1 Das Threadprogrammiermodell

Einer der wohl wichtigsten Griinde fiir die Entwicklung von Threadbibliotheken war der
Wunsch feingranulare Parallelitidt in Programmen einfach und effizient ausdriicken zu kénnen.
Ahnlich der Entdeckung, daB sich viele Probleme durch Zerlegung in Objekte in einer weit-
aus verstindlicheren Form strukturieren lassen als etwa durch prozedurale Techniken, hat
man entdeckt, daf viele Anwendungen eine inhirente Parallelitit aufweisen, die sich in ganz
natiirlicher Weise durch eine Menge nebenlidufiger Aktivititen modellieren 148t.

War Parallelitit auf der Ebene von Prozessen eher dazu geeignet Programme so in Teile zu
zerlegen, daf} sie einfach auf die darunterliegende, parallele Hardware abgebildet werden konn-
ten, so stellten erst Kernelthreads, wie sie etwa durch MACH angeboten werden, eine Méglich-
keit zur Verfiigung, Programme feiner zu parallelisieren. Die Forderung nach immer feinerer
Parallelitit, wie sie z.B. in objektorientierten Systemen mit aktiven Objekten, bei asynchro-
nen Methodenaufrufen oder in eventbasierten Systemen auftreten, konnte aber erst befriedigt
werden, nachdem man die Verwaltung der Aktivitdtstriger aus dem Betriebssystemkern her-
aus in den Benutzeradrefiraum verlagerte. Da damit Einspriinge in den Betriebssystemkern
wegfielen, konnten die hauptsichlichen Operationen einer Threadverwaltung wie Erzeugen
und Vernichten von Threads, bzw. die Threadumschaltung weiter optimiert werden. Effizi-
ente Implementierungen erreichen Threadwechselzeiten, die etwa eine Gréflenordnung iiber
den Zeiten fiir Prozeduraufrufe liegen.

Da Threads einer Anwendung, dhnlich wie Kernelthreads, innerhalb einer gemeinsamen
Task laufen, kénnen sie auf alle Daten direkt zugreifen. Die Notwendigkeit adrefiraum-
iberbriickender Kommunikationsmechanismen, wie z.B. das aus UNIX-Systemen bekannte
Shared-Memory zwischen Prozessen, entfillt und dadurch auch die damit verbundene auf-
wendige und fehleranfillige Programmierung. Neben dem Speicher teilen sich Threads damit
auch alle anderen Ressourcen, die eine Task zur Verfiigung stellt, wie z.B. Deskriptoren gedff-
neter Dateien.

Ebenso wie die Threadverwaltung profitierten auch die, bei nebenldufigen Systemen ob-
ligatorischen Koordinierungsmechanismen von der Auslagerung auf Benutzerebene und dem
gemeinsamen Adrefiraum. Anstelle teurer Systemeinspriinge werden hier billige Funktionsauf-
rufe verwendet — vorausgesetzt die verwendete Architektur kennt einen atomaren test_and set
Befehl, mit dem sich im Benutzermodus Koordinierungsmechanismen realisieren lassen.

Neben der Parallelisierung durch den Programmierer in Form expliziter Generierung von
Threads, spielt immer mehr die automatische Parallelisierung durch Compiler eine Rolle.
Vor allem die Aufteilung von Schleifenkonstrukten auf einzelne Prozessoren bietet hier eine
einfache Méglichkeit der Automatisierung. Ublicherweise erzeugen derartige parallelisierende
Compiler je einen Kernelthread fiir jeden vorhandenen Prozessor. Bei der Parallelisierung
von Schleifen werden die einzelnen Schleifendurchldufe aufgeteilt und in Form entsprechender
Arbeitsauftrige auf diese Kernelthreads verteilt. Eine Vielzahl von Algorithmen wurde ent-
wickelt, um etwaigen Lastungleichgewichten entgegenzuwirken (siehe auch [Mar93]). Thread-
bibliotheken bieten jetzt die Gelegenheit fiir jeden Schleifendurchlauf einen eigenen Thread
zu erzeugen. Dadurch wird Bearbeitung und Lastausgleich durch die Threadverwaltung iiber-
nommen, ein getrenntes Konzept fiir Schleifenparallelisierungen entfillt. Untersuchungen in
[Mar93] zeigen, dafl vor allem unter Beriicksichtigung von Lokalitdtsinformation damit weit-
aus bessere Ergebnisse erreicht werden kénnen als mit bisher entwickelten Algorithmen.



2.2.2 Vorteile bei der Benutzung auf Parallelrechnern

Nicht nur fiir die Realisierung von Anwendungen, sondern auch fiir die Verwendung spezieller
Mechanismen zur Verwaltung von Kernelthreads im Betriebssystemkern kénnen Threadpa-
kete von Vorteil sein.

Bisher wurden Parallelrechner hauptsiachlich fiir sehr rechenintensive wissenschaftliche
Aufgaben eingesetzt. In diesem Finsatzgebiet hat es sich eingebiirgert, die Maschinen einer
Anwendung exklusiv zur Verfiigung zu stellen, um Verluste durch unnétige Umschaltungen
zwischen Anwendungen zu vermeiden. Batchsysteme sorgen dafiir, dafl nach Abarbeitung der
aktuellen Anwendung die néichste gestartet wird. In letzter Zeit haben Parallelrechner aber
auch Verwendung in interaktiven Systemen gefunden. Batchsysteme kénnen selbstverstind-
lich die dafiir notwendigen Antwortzeiten nicht liefern. Meist wurde deshalb ein Zeitscheiben-
verfahren verwendet, um Anwendungen Prozessoren zuzuteilen. Diese Zeitscheibenverfahren
besitzen aber Nachteile, die sie fiir Anwendungen, die tatsichlich die parallele Rechenleistung
mehrerer Prozessoren bendtigen kaum geeignet erscheinen lassen:

1. Die Berechnungen werden nach kurzer Zeit abgebrochen und die Prozessoren anderen
Anwendungen zugeordnet. Die Daten, die die unterbrochene Anwendung in die Pro-
zessorcaches geladen hatte, gehen dabei regelméfBig verloren und miissen unter groflem
Zeitaufwand wihrend der ndchsten Zeitscheibe neu vom Speicher geholt werden.

2. Wird ein Kernelthread wihrend eines koordinierten Zugriffs, d.h. zum Beispiel mit
einem gesetzten Mutexlock verdringt da seine Zeitscheibe abgelaufen ist, so werden
dadurch unter Umstdnden andere Threads blockiert. Je nach Implementierung warten
diese aktiv auf die Freigabe des Locks oder geben den Rest ihrer Zeitscheibe auf.

3. Wird nur ein Teil der Kernelthreads einer Anwendung berechnet, so kann es aufgrund
des Kommunikationsverhaltens dieser Threads zu einem vorzeitigen Abbrechen ihrer
Berechnung kommen. Threads blockieren sich und geben damit ihre Zeitscheibe auf,
da ihre Kommunikationspartner nicht zur Verfiigung stehen. Dadurch entsteht ein stei-
gender Aufwand in Form von tiberfliissigen Threadwechseln.

Alle angesprochenen Probleme lassen sich nur durch Verdnderungen und Ergidnzungen zum
einfachen Timeslicing beseitigen, bzw. mildern, wie z.B. durch Verlingerung der effektiven
Zeitscheiben (zu 1.), Kommunikation zwischen der Anwendung und dem Betriebssystemkern
zur Vermeidung von Verdrdngungen innerhalb kritischer Abschnitte (zu 2.) und Co- oder
Gangscheduling fiir die gemeinsame Berechnung kommunizierender Threads.

Eine weitaus bessere Ausnutzung von Prozessorcaches und TLB-FEintrigen erreicht aber
ein anderer Ansatz. Beim Spacesharing werden die vorhandenen Prozessoren fest auf die
im System laufenden Anwendungen aufgeteilt ([MVZ93]), d.h. es treten keine unnétigen
Threadwechsel auf, die Caches, TLB-Eintrige o0.4. zerstoren. Zwei Arten dieser Aufteilung
werden dabei unterschieden:

1. Static Spacesharing: Eine Anwendung meldet beim Start die Anzahl gewiinschter Pro-
zessoren beim System und bekommt entsprechend Prozessoren zugeteilt. Diese Anzahl
bleibt wihrend der Laufzeit der Anwendung konstant. Treffen neue Anwendungen im
System ein, so miissen diese entweder warten bis hinreichend viele Prozessoren zur
Verfiigung stehen oder es werden laufenden Anwendungen Prozessoren entzogen, wobei



die Kernelthreads der Anwendung dann in geeigneter Weise von den restlichen Prozes-
soren bearbeitet werden miissen. Im allgemeinen wird hierzu wieder ein Zeitscheiben-
verfahren verwendet, mit den schon erwihnten Nachteilen.

2. Dynamic Spacesharing: Hier werden Anwendungen je nach Last Prozessoren zugeteilt,
bzw. wieder entzogen. Die Anwendung wird dafiir im allgemeinen durch den Be-
triebssystemkern iiber derartige FEntscheidungen informiert und muf} darauf reagieren.
Umgekehrt kann eine Anwendung dem Kern mitteilen, daf} sie bereit wire Prozessoren
freizugeben, bzw. mehr Prozessoren bendtigen wiirde. Im Gegensatz zum Static Space-
sharing wird hier von der Anwendung die Anzahl verwendeter Kernelthreads verdndert.
Die verbleibenden Kernelthreads einer Anwendung bleiben dadurch weiterhin an ihren
Prozessor gebunden. Threadwechsel und die damit verbundenen Verluste werden da-
durch vermieden.

Sowohl Simulationen als auch Messungen an erfolgten Implementierungen haben gezeigt, dafl
Dynamic Spacesharing den anderen Methoden iiberlegen ist. Voraussetzung fiir die Anwen-
dung dieser Methode sind aber Anwendungen, die darauf vorbereitet sind mit einer sich
andernden Anzahl an Prozessoren zurecht zu kommen und mit dem Betriebssystemkern iiber
geeignete Wege zu kommunizieren.

Als besonders geeignet fiir die Implementierung dieser dynamischen Methode hat sich
ein zweistufiges Schedulingkonzept erwiesen. Anwendungen bekommen Kernelthreads vom
Betriebssystemkern als virtuelle Prozessoren zur Verfiigung gestellt. Diese dienen dann dazu,
die Threads der Anwendung zu bearbeiten. Dieses Konzept bietet mehrere Vorteile:

¢ Die Anwendung wird unabhingig von der Anzahl virtueller Prozessoren, d.h. Dynamic
Spacesharing kann einfacher realisiert werden. Die Threads der Anwendung kénnen
jederzeit auf einer sich verdndernden Prozessorzahl berechnet werden. Damit wird die
Anwendung aber auch unabhingig von der tatsichlichen Anzahl im System vorhandener
Prozessoren und damit flexibler beim Wechsel der Architektur.

o Aufgrund der zu erwartenden kiirzeren Lebensdauer von Threads ergeben sich weitaus
hdufiger Gelegenheiten einer Anwendung sicher virtuelle Prozessoren zu entziehen. So
kann etwa bei der Terminierung eines Threads davon ausgegangen werden, daf} dieser
keine Mutexlocks mehr gesetzt hat. Ein Entziehen des virtuellen Prozessors kann also
an diesem Punkt nicht zu einem Verdrdngen eines Threads innerhalb eines kritischen
Abschnittes, mit den oben beschriebenen Nachteilen, fiithren.

e Durch die feinere Parallelisierung verringert sich das Problem eines durch Prozessorent-
zug entstehenden Lastungleichgewichts. Beispielhaft sei hier eine Anwendung genannt,
die fiir die Verwendung eines einstufigen Schedulingmechanismus auf einem Rechner mit
10 Prozessoren in 10 Teile aufgeteilt wurde. Stehen dem Programm aber nur 9 Prozes-
soren tatsichlich zur Verfiigung, so erhtht sich die effektive Rechenzeit des Programmes
um 100%. Zerlegt man dasselbe Problem in einem zweistufigen Schedulingkonzept z.B.
in 50 Threads, so benotigen die 9 virtuellen Prozessoren nur um 20% mehr Zeit als 10
Prozessoren.

Abbildung 2.1 zeigt diese zweischichtige Aufteilung. Die Prozessoren (1) der zugrundelie-
genden Hardware werden in Form eines Spacesharing-Verfahrens durch den Kernelscheduler
(2) mehreren Kernelthreads (3) zugeordnet. Das Laufzeitsystem einer Threadbibliothek (4)



benutzt diese virtuellen Prozessoren um die Threads (5) der eigentlichen Anwendung in geeig-
neter Weise zu bearbeiten. Neben diesen multithreaded Anwendungen kénnen aber weiterhin
jederzeit klassische Prozesse existieren, wie etwa Anwendung 3.
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Abbildung 2.1: Schema eines zweistufigen Schedulingkonzepts

Verschiedene Veréffentlichungen beschéftigten sich mit den Méglichkeiten fiir die Imple-
mentierung einer derartigen Strategie. Tucker beschreibt in [Tuc93] eine Realisierung mittels
einiger neuer Systemfunktionen, mit denen die Kommunikation zwischen der Anwendung und
dem Betriebssystemkern erfolgt. Sein Process Control Approach erlaubt dynamische Prozes-
sorallokation unter Beriicksichtigung der Affinitdt, die Threads zu Prozessoren aufgebaut ha-
ben. Sein Hauptaugenmerk liegt dabei auf einer méglichst guten Auslastung der vorhandenen
Prozessoren.

Alternativ dazu kann die Zuteilung von Prozessoren auch durch einen Benutzerprozefl —
einen sogenannten Processor Server — erfolgen ([Bla90a], [Bel95a]). Damit bestiinde auch die
Gelegenheit, mehrere verschiedene Strategien — fiir verschiedene Klassen von Anwendungen —
zur Verfiigung zu stellen. So finden bei dem in [Bel95a] vorgeschlagenen Server Lokalitétsiiber-
legungen, wie sie vor allem bei der Verwendung von NUMA-Architekturen notwendig sind,
starkere Beachtung

2.3 Typische Aufgaben und Strukturen von Threadbiblio-
theken

Vergleicht man den Funktionsumfang typischer Threadbibliotheken, wie z.B. den Solaris-
Threads aus SunOS 5.4, den CThreads fiir Mach ([DC88]) oder den PThreads ([Inc94],



[Hau95]) entsprechend dem Standard von POSIX 1003.4c, so findet man in allen folgende
grundlegenden Mechanismen:

e Punktionen zur Kontrolle und Konfiguration interner Mechanismen der Bibliothek.
Dazu geh6rt im allgemeinen auch eine Funktion zum Start und zur Initialisierung des
Pakets.

¢ Punktionen zur Verwaltung von Threads:

— FErzeugen neuer Threads

Suspendierung von Threads

— Abgeben des Prozessors zugunsten eines anderen Threads

Terminieren des aufrufenden Threads

Warten auf die Terminierung eines Threads

¢ Koordinierungsmechanismen: Als typische Koordinierungsmechanismen enthalten Bi-
bliotheken meist Mutexlocks und Bedingungsvariablen. Teilweise werden aber auch
weitere Mechanismen, wie Semaphoren, Barrieren oder Leser/Schreiber-Locks angebo-
ten.
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Abbildung 2.2: Struktur einer einfachen Threadbibliothek

Abbildung 2.2 zeigt den typischen Aufbau einer einfachen Threadbibliothek. Mittels der
Bibliotheksfunktion create() erzeugte neue Threads werden in eine zentrale Runqueue iiber-
nommen. Diese Warteschlange enthélt alle lauffihigen Threads und garantiert damit daf} kein
Prozessor unbeschéftigt wartet, solange noch lauffihige Threads existieren. Die vorhandenen
CPUs, bzw. virtuellen Prozessoren entnehmen im gegenseitigen Ausschlufl Threads aus dieser
Runqueue und fiithren sie aus, bis eine der folgenden drei Fille eintritt:

1. Der Thread gibt von sich aus den Prozessor frei und ordnet sich wieder in die Runqueue
ein (yield()).
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2. Der Thread blockiert sich an einem Koordinierungsmechanismus (block()) und wird
in eine zentrale Sleepqueue eingetragen. Dort verbleibt er, bis er durch einen anderen
Thread wieder deblockiert wird (unblock()).

3. Der Thread beendet sich mittels exit(). Abhidngig davon, ob es sich um einen freien
(detached) Thread handelt oder nicht, wandert er entweder in eine sogenannte Zombie-
queue oder wird sofort gelscht.

2.4 Aufbau eines aktuellen NUMA-Rechners

Um zu verstehen, warum ein Threadpaket mit dem eben vorgestellten, einfachen Aufbau kaum
geeignet ist, um auf modernen NUMA-Architekturen bei feingranularer Parallelisierung den
Rechner voll auszunutzen, mufl man sich die Figenschaften derartiger Rechner ansehen.

Bei dem in den folgenden Kapiteln, fiir eine prototypische Implementierung eines Thread-
pakets und die damit erfolgten Messungen, verwendeten Parallelrechner handelt es sich um
eine Convex SPP 1000. Abbildung 2.3 zeigt den Aufbau dieses Rechners.
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Hypernode 1

1/0 Subsystem
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Abbildung 2.3: Der Aufbau des Convex SPP Multiprozessors

Sogenannte Hypernodes bilden die Basiseinheiten einer Convex SPP. Dabei handelt es
sich im Prinzip um symmetrische Multiprozessorsysteme bestehend aus je vier CPU-Blécken.
Jeder CPU-Block wiederum besteht aus zwei HP PA-RISC Prozessoren mit jeweils 1 MByte
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virtuell adressiertem Daten- und Instruktionscache, bis zu 512 MByte lokalem Speicher, einer
Schnittstelle zu CPU-Blécken anderer Hypernodes, dem CTI! und einem Zugang zu einem
Kreuzschienenverteiler. Uber diesen 5x5 Kreuzschienenverteiler kann jeder CPU-Block auf
den Speicher der anderen CPU-Blécke seines Hypernodes und das I/O-Interface zugreifen.
Der Zugrifl erfolgt dabei nichtblockierend, mit geringer Latenzzeit und hoher Bandbreite.
Speicherzugriffe auf den gemeinsamen Speicher innerhalb eines Hypernodes erfolgen immer
mit derselben Zugriffszeit, unabhingig davon, ob das lokale Speichermodul oder ein fremdes
angewdhlt wird.

Die Hypernodes das Rechners werden iiber vier CTI-Ringe verbunden. Das CTI stellt eine
Erweiterung des Schnittstellenstandards SCI (Scalable Coherent Interface) nach IEEE P1212
dar. Mit einer Nettorate von ca. 600 MByte/s wird iiber jeden dieser Ringe der Zugriff auf
den Speicher anderer Hypernodes realisiert. Um die mittlere Zugriffszeit darauf zu verringern
wird ein Teil des lokalen Speichers eines jeden Hypernodes als CTI-Cache(Netzwerkcache)
verwendet.
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& Adref3berechnung
Processor Processor
Cache Hit Cache Miss
Befehl lokaler entfernter faul
@ beenden Zugriff Zugriff Pagefault
lokaler Speichel Netzwerk Netzwerk
liefert Datum Cache Hit Cache Miss
Befehl lokaler Speiche physik. Adresse
@ beenden liefert Datum bermitteln
Befehl Zugriff auf
@ beenden entferntem Nod¢
Datenblock
Hierarchie-Ebene Latenzzeit in ns ubertragen
(D) Prozessor Cachezugriff 10 :
Daten in Cacheg
(2) Nodelokaler Speicherzugriff 500 e'”irage”
(3) Entfernter Speicherzugriff 2000 Befehl
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Abbildung 2.4: Zugriffspfade auf die Speicherhierarchie

1 Convex Torodial Interface
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Der so entstandene Rechner 148t sich in mehrere logische Subkomplexe zerlegen. Jeder
Subkomplex stellt einen Parallelrechner mit globalem, gemeinsamen Speicher dar, auf den
iber 48 Bit Adressen zugegriffen wird. Abbildung 2.4 zeigt die verschiedenen Moglichkeiten
beim Zugrifl auf diesen Speicher, je nachdem welche Ebene der Speicherhierarchie durch ei-
nen Befehl angesprochen wird. Die Latenzzeiten unterscheiden sich dabei erheblich, von 10 ns
fiir einen Cachehit im Prozessorcache, iiber 500ns fiir einen lokalen Speicherzugriff, bis hin zu
2000 ns falls das Datum von einem anderen Hypernode geholt werden muf}. Aufgrund der ver-
schiedenen Caches — Prozessorcache und Netzwerkcache — gelten diese Speicherzugriffszeiten
jeweils nur fiir das erste Datum innerhalb einer Cachezeile, deren Linge beim Prozessorcache
32 Byte und beim Netzwerkcache 64 Byte betrigt.

Vergleicht man diese Zeiten mit der Zykluszeit des verwendeten Prozessors von 10 ns, so
erkennt man den Einfluf}, den die Beachtung der Datenlokalitdt bei einer derartigen Archi-
tektur besitzt. Um die Rechenleistung der Prozessoren effektiv nutzbar zu machen, miissen
Algorithmen, und damit auch Threadbibliotheken versuchen méglichst hohen Nutzen aus den
verschiedenen Caches und der Kenntnis der Speicherhierarchie zu ziehen. Eine Threadbiblio-
thek mit einem Aufbau wie in Abbildung 2.2 gezeigt, kann diese Aufgabe kaum erfiillen:

o Bereits der konkurrierende Zugrifl auf die zentralen Strukturen sorgt dafiir, daBl re-
gelmiflig Cachezeilen invalidiert und somit spiter wieder angefordert werden miissen.
Davon betroffen ist nicht nur der Prozessor, der den Cachemiss ausgeldst hat, sondern
auch alle anderen Prozessoren, die auf den exklusiven Zugriff auf diese Struktur warten.

o Zwar sorgt die gemeinsame Runqueue fiir vollstindigen Lastausgleich, jedoch auch
dafiir, dal Threads nach einer erfolgten Deblockierung zu einem anderen Prozessor
migrieren kénnen. Sie geben dabei alle in den Cache ihres vorherigen Prozessors gela-
denen Daten auf und miissen diese neu in den aktuellen Cache laden. Da Migrationen
auch iiber Hypernodegrenzen hinweg moglich sind, betrifft dieses Neuladen nicht nur
die Prozessorcaches, sondern ggf. auch die Netzwerkcaches.

¢ Ohne die ergidnzende Einfithrung zusdtzlicher Mechanismen, wie z.B. Prioritdten, be-
steht keine Moglichkeit zu spezifizieren auf welchem Hypernode ein Thread bearbeitet
werden soll, um ihn damit ndher an seine Daten zu bringen.

Ein Threadpaket fiir einen Parallelrechner, insbesonders fiir einen NUMA-Rechner muf;
damit neben den vorher bereits erwdhnten Aufgaben zusitzlich noch Lokalitdtsinformation
sammeln und so fiir die Verteilung und Berechnung ausnutzen, daf} die Lokalitit moglichst
gut erhalten bleibt. Dabei kann einerseits die Lokalitit der Daten auf einem Hypernode
ausgenutzt werden, um die mittleren Latenzzeiten beim Speicherzugriff zu verringern und
andererseits die Lokalitdt bzgl. eines Caches zur Reduzierung auftretender Cachemisses.
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Kapitel 3

Memory Conscious Scheduling

Wihrend bei UM A-Architekturen auf den gemeinsamen Speicher von jedem Prozessor aus mit
denselben Kosten zugegriffen werden konnte, so gilt dies fiir NUMA-Architekturen nicht mehr.
Die Maschinen sind hierarchisch strukturiert und damit ergeben sich zwischen verschiedenen
Teilen dieser Hierarchie unterschiedliche Zugriffszeiten.

Betrachtet man die Speicherhierarchie einer Convex SPP, so kann man fiir den Hauptspei-
cher zwei verschiedene Stufen erkennen:

1. Lokaler Speicher auf dem Hypernode ': Greift ein Prozessor auf eine Speicheradresse
zu, die nicht in seinem Datencache liegt und holt er eine Cachezeile von 32 Byte vom
lokalen Hauptspeicher, so dauert es ca. 500 ns, bis er auf das erste Speicherwort dieser
Cachezeile zugreifen kann.

2. Speicher auf einem anderen Hypernode: Liegt ein Speicherwort weder im Prozessorcache
noch im lokalen Speicher oder im Netzwerkcache, so werden die Daten fiir eine Netzwerk-
Cachezeile von einem anderen Hypernode iiber das CTI geholt. Trotz einer vollstindigen
Implementierung in Hardware besitzt die Ubertragung einer Cachezeile von 64 Byte eine
Latenzzeit von 2000 ns. Erst dann kann der Prozessor wieder auf das erste Speicherwort
zugreifen.

Um den Einfluf} dieser im Vergleich zur Prozessorzykluszeit von 10 ns sehr groflen Latenzzeiten
zu verringern, wurden mehrere Cachesin das System eingebaut. Neben den festen Daten- und
Instruktionscaches kann ein Teil des lokalen Speichers eines Hypernodes als Netzwerkcache
konfiguriert werden. Zugriffe auf dieses Netzwerkcache zeigen damit dieselbe Latenzzeit wie
Zugriffe auf den restlichen lokalen Speicher von ca. 500 ns. Obwohl die Caches die mittlere
Zykluszeit im Zugriff auf die verschiedenen Speicherklassen reduzieren, bleibt trotzdem ein
erheblicher Unterschied zwischen lokalem und entferntem Speicher bestehen.

Dominierender Faktor beim Zugriff auf den Hauptspeicher bleibt trotz Einsatz von Caches
die hohe Latenzzeit, bis die ersten Daten nach einem Cachemiss verfiighar sind. Verschiedene
Konzepte wurden entwickelt, um Prozessoren wihrend dieser Latenzzeit sinnvoll zu beschafti-
gen. So existieren Architekturen, deren Prozessoren nicht nur einen sogenannten Instruction
Stream bearbeiten konnen, sondern mehrere. Beispiele dafiir sind die Architekturen HEP,
MASE, Horizon oder Tera([AACT92]). Treten in diesen Systemen Verzégerungen auf, wie

Im weiteren wird die Bezeichnung Hypernode allgemein fiir Substrukturen in NUMA-Architekturen bei-
behalten, soll also nicht nur auf die Convex SPP beschriankt sein.
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etwa beim Zugriff auf den langsameren Hauptspeicher, dann kénnen sie intern auf einen an-
deren Instruction Stream, mit anderen Worten einen anderen Thread umschalten und damit
quasi ohne Verzbgerung weiterrechnen. Zusidtzlich unterstiitzt die Tera dann auch noch bis
zu acht ausstehende Speicheroperationen, d.h. diese Speicherzugriffe kénnen gestartet wer-
den, ohne die Berechnung zu blockieren. Entsprechende Compiler vorausgesetzt kénnen diese
Operationen dazu dienen héhere Latenzzeiten zu tolerieren, ohne dafl ein Threadwechsel not-
wendig wird.

Moderne, konventionelle Prozessoren kennen ein dhnliches Konzept. Nichtblockierende
Prefetch- und Poststore-Operationen erlauben es, parallel zur Berechnung Daten vom oder
zum Hauptspeicher zu transportieren. Wie bei den obigen Prozessoren ist man auch hier
wieder darauf angewiesen, dafl die Befehle einige Zeit vor dem eigentlichen Zugriff initiiert
werden, damit die Hardware die Gelegenheit hat, den Transfer abzuschlielen. Nur dann kann
ein Prozessor bei einem Lesezugriff die Daten aus dem Cache erhalten.

Die Eigenschaften moderner NUMA-Architekturen zeigen die Notwendigkeit fiir ein neues
Programmiermodell. Das bei UMA-Architekturen verwendete Shared Memory Modell unter
Verwendung von Prozessen kann die Rechenleistung neuerer Rechner nicht mehr ausnutzen,
da ein Grofiteil der Zeit fiir Speicherzugriffe verwendet wiirde. Das Threadprogrammiermodell
hingegen kann helfen die Probleme zu umgehen, bzw. zu mindern. Die zur Verwaltung der
Threads eingesetzten Methoden werden dabei in der Literatur hdufig als Memory Conscious
Scheduling (MCS) bezeichnet.

3.1 Effizienzsteigerung durch Threadbibliotheken

Die Parallelisierung einer Anwendung mittels Threads bietet im Vergleich zur klassischen
Parallelisierung mittels Prozessen oder Kernelthreads véllig neue Mdéglichkeiten, Kenntnisse
iber die Lokalitit von Daten fiir die Verteilung der Berechnung auszuniitzen.

Bei grobgranularer Parallelisierung konnte oftmals keine eindeutige Entscheidung fiir einen
Berechnungsort gefunden werden, da die notwendigen Daten etwa gleichméaflig auf verschie-
dene Knoten verteilt waren. Durch Threads wird es nun méglich die Berechnung so fein
aufzuteilen, daf sie am Ort ihrer hauptsichlich benutzten Daten erfolgen kann.

Da Threads nur relativ kleine Zustandsinformation in Form von Threadkontrollblécken
und kleinen Stacks bendtigen, sind sie mit weitaus geringeren Kosten zwischen Hypernodes
migrierbar. Sie kénnen damit bei einer Verdnderung ihres Zugriffsverhaltens einfach an den
Ort ihrer Berechnung gebracht werden. Bisher wurde durch Betriebssystemmechanismen
und/oder Hardware versucht, Daten mit Hilfe von Caches ndher an den Ort der Berechnung
zu bringen. Durch Einfiihrung von Threads kann nun der umgekehrte Weg beschritten werden:
ein Thread, d.h. die eigentliche Berechnung wandert an den Ort der Daten, bzw. wird direkt
dort erzeugt.

Notwendig fiir dieses Konzept ist eine zweite Figenschaft, die Threads — zumindest auf
einer Convex SPP — von Prozessen und Kernelthreads unterscheidet. Der komplette Zustand
von Threads besteht nur aus Daten, die im Benutzeradrefiraum liegen. Da diese Daten aber
fiir jeden Prozessor des Systems erreichbar sind, kénnen Threads beliebig zwischen Prozes-
soren eines Hypernodes, aber auch verschiedener Hypernodes wandern. Im Gegensatz dazu
liegen bei Kernelthreads oder Prozessen Verwaltungsstrukturen auch im Adrefiraum des Be-
triebssystems. Sind diese Strukturen nicht allgemein zugreifbar, dann wird dadurch auch die
Migrationsfihigkeit eingeschrinkt.
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Eine zusdtzliche Erh6hung der effektiv nutzbaren Rechenleistung kann durch eine bessere
Cachenutzung entstehen. Obwohl lingerlaufende Prozesse grobgranularer Parallelisierungen
im allgemeinen besseren Nutzen aus Caches ziehen sollten, da ihre Daten nicht regelmiBig
durch andere Threads verdriangt werden, kann bei einzelnen Anwendungen der umgekehrte Ef-
fekt eintreten. Im Gegensatz zu den grobgranularen Prozessen kann durch Threads eine fein-
granulare Parallelisierung erfolgen, bei der jeder Thread nur wenig Daten im Cache bend&tigt
und dadurch auch nur wenig Daten anderer Threads verdrdngt. Dadurch kann die Summe
aller Cachemisses im Vergleich zur grobgranularen Parallelisierung abnehmen, da dort unter
Umstanden jeder ProzeB alle Daten anderer Prozesse aus dem Cache verdringt.

3.1.1 Threadverteilung anhand von Lokalitdtsinformation

Um einen Nutzen aus der Kenntnis iiber den Ort einzelner Speicherbereiche ziehen zu kénnen,
mufl der Benutzer einer Threadbibliothek, sei es Programmierer oder ein parallelisierender
Compiler, Threads virtuellen Prozessoren oder Hypernodes zuordnen kénnen. Inwieweit diese
Verteilung fiir das Threadpaket bindend ist, kann z.B. durch eine Bewertung festgelegt werden
— von freier Migrierbarkeit bis hin zu fest zu beachtenden Bindungen.

Durch diese Zuordnung von Threads zu Prozessoren oder Hypernodes wird zweierlei er-
reicht. Finerseits wird dafiir gesorgt, dafl Hauptspeicherzugriffe vor allem auf den lokalen
Speicher des Hypernodes, nicht aber auf andere Hypernodes erfolgen. Die Zeit, bis die Ar-
beitsmenge eines Threads in den Cache geladen ist reduziert sich dadurch, da jeder Cache-
miss weniger Kosten aufwirft. Andererseits macht sich ein Vorteil bei Threads bemerkbar,
die dieselben Speicherbereiche fiir ihre Berechnung benétigen. Durch eine Bindung an ein
und denselben Prozessor steigt die Wahrscheinlichkeit, dafl sie bei ihrem Start bereits Daten
im Cache vorfinden, die einer ihrer Vorgingerthreads dort hinterlassen hat. Somit verringert
sich fiir einen neuen Thread die Anzahl der notwendigen Cachemisses zum Aufbau seiner
Arbeitsmenge im Cache.

Fiir eine solche Verteilung benétigt der Benutzer des Pakets Information iiber die Struk-
tur der verwendeten Hardware, wie z.B. die Anzahl von Prozessoren und Hypernodes und
Kenntnisse dariiber, wo vom Betriebssystem angeforderter Speicherplatz tatsichlich liegt. So
kennt etwa die Convex SPP unter anderem die folgenden Speicherklassen:

o NODE_PRIVATE: Dieser Speicher liegt immer auf dem aktuellen Hypernode und kann
nur von Prozessoren dieses Hypernodes angesprochen werden.

¢ NEAR_SHARED: Auch dieser Speicher liegt immer auf dem aktuellen Hypernode, je-
doch kann er auch von allen anderen Hypernodes angesprochen werden.

e FAR_SHARED: Diese Speicherklasse steht ebenfalls dem Zugriff iber Hypernodegren-
zen offen, wobei aber der physikalisch benutzte Speicher in Form einzelner Seiten auf
alle Hypernodes des Subkomplex verteilt wird.

¢ BLOCK_SHARED: Wie bei FAR_SHARED, wird hier der Speicher auf alle Hypernodes
verteilt, jedoch nicht in Form einzelner Seiten, sondern durch eine Aufteilung in gleich-
grofle Stiicke fiir jeden Hypernode.

Die Umsetzung der Daten iiber Speicherklasse und Speicheradresse in den eigentlichen Ort
und die damit entstehenden Erkenntnisse iiber den besten Berechnungsort kénnen entweder
wihrend der Programmentwicklung durch Programmierer bzw. Compiler, oder aber auch
wihrend der Laufzeit durch das Laufzeitsystem erfolgen.
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Statische Threadzuordnung zur Ubersetzungszeit

Kennt ein Programmierer oder Compiler die Speicherbelegungsstrategie des Betriebssystems
dann kann er zumindest fiir statische Daten deren tatsdchlichen Ort voraussagen. Auch fiir
dynamisch angeforderte Daten kann eine solche Vorhersage moglich sein, wenn z.B. der Ort
des anfordernden Threads bekannt ist. Die eigentliche Berechnung wird nun so auf Threads
aufgeteilt und auf die einzelnen Prozessoren verteilt, dafl jeder Thread den gréfiten Teil seiner
Daten lokal vorfindet.

Besonders bei der automatischen Parallelisierung von Schleifenkonstrukten, die auf grofien
globalen Datenmengen arbeiten, hat sich diese Art der statischen, da direkt in das Programm
codierten Zuordnung bewahrt ([Mar93]). Wéihrend hier die Abbildung durch den Compi-
ler erfolgt, muf} sie bei manueller Parallelisierung vom Programmierer iibernommen werden.
Die Komplexitit dieser Umsetzung 148t sich z.B. beim Finsatz von FAR_SHARED Memory
und einer unter Umstidnden nicht trivialen Abbildung logischer Nodestrukturen auf die dar-
unterliegende Hardware erahnen. Dariiberhinaus wére diese Berechnung der Datenlokalitit
abhingig von der verwendeten Hardware, wie etwa der Anzahl der Hypernodes.

Dynamische Threadzuordnung zur Laufzeit

Anstatt die Zuordnung von Threads zu Prozessoren oder Hypernodes wihrend der Program-
mierphase vorzunehmen, kann diese auch zur Laufzeit durch die Threadbibliothek erfolgen.
Grundlage dieser Verteilung ist wieder die Kenntnis iiber die von jedem Thread verwendeten
Daten und deren Ort. Soweit der Ort nicht in einfacher Weise direkt, z.B. aus der Adresse
eines Speicherbereichs, berechnet werden kann, mufl das Betriebssystem dafiir geeignete Funk-
tionen bereitstellen. Die Information iiber die eigentlich verwendeten Speicherbereiche muf}
jedoch weiterhin vom Benutzer zur Verfiigung gestellt werden.

Handelt es sich um bereits bestehende Datenbereiche, so kann diese Information beim Fr-
zeugen eines Threads mitgegeben werden. Das Laufzeitsystem nutzt dann diese Information,
um den besten Prozessor fiir diesen neuen Thread auszuwidhlen. Da das Laufzeitsystem zu die-
sem Zeitpunkt auch Kenntnisse iiber die verwendete Hardware hat, kann es auf Unterschiede
zwischen Rechnern, wie etwa in der Anzahl verwendeter Hypernodes reagieren. Vorteilhaft ist
diese Zuordnung vor dem Start vor allem bei Threads, die wihrend einer einmaligen, relativ
kurzen Berechnungsphase hauptsichlich auf diesen Speicherbereich zugreifen.

Sobald die Information iiber Speicherbereiche nicht mehr beim Start eines Threads iiber-
geben werden kann, weil sie z.B. erst durch den Thread selbst berechnet wird, muf} der Thread
unabhingig davon gestartet werden. Sobald er dann seine Speicherbereiche dem Laufzeitsys-
tem mitteilt, wird dieses dariiber entscheiden, ob der Thread migriert werden soll. Durch
diese Migration ergeben sich Kosten, die durch den Gewinn lokaleren Datenzugriffs aufge-
hoben werden miissen. Auflerdem ermoglicht es diese Methode automatische Verlagerungen
von Threads vorzunehmen, sobald sich ihr Zugriffsverhalten d&ndert. Dieses Konzept kommt
somit hauptsichlich fiir Threads in Betracht, die viel Speicher referenzieren, wihrend Threads
mit wenig Speicherzugriffen, insbesonders solche, die innerhalb eines Berechnungsabschnittes
komplett berechnet werden kaum von einer Migration profitieren sollten.

Eine weitere Automatisierung, wie die automatische Ermittlung der von einem Thread
referenzierten Speicherbereiche diirfte wohl an dem dafiir notwendigen Aufwand scheitern.
Zwar wire eine Auswertung von TLB-Eintragen ([SW95]) bei jedem Threadwechsel méglich
— vorausgesetzt diese sind im Benutzermodus lesbar — um Anderungen festzustellen, jedoch
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wiirde diese Auswertung die Kosten fiir jeden Threadwechsel vervielfachen. Um derartige In-
formationen iberhaupt nutzen zu kénnen, miifiten sie im Benutzermodus unter sehr geringem
Zeitaufwand lesbar sein. Dariiberhinaus miifite die Information entsprechend der Granula-
ritdt der Threads feiner sein, als sie von heutigen Maschinen zur Verfiigung gestellt wird

([Bel95b)).

3.1.2 Prefetching von Datenbereichen

Wie bereits vorher erwidhnt, kann Prefetching — das nichtblockierende Laden von Daten in
Caches — zur Verringerung des Finflusses der Latenzzeiten beim Zugriff auf den Hauptspei-
cher eingesetzt werden. Als Grundlage dafiir dienen Befehle neuerer Prozessorgenerationen,
die es erméglichen Daten parallel zum eigentlichen Berechnungsvorgang zu laden. Die dazu
notwendigen Kenntnisse iiber Lage und Linge benutzter Speicherbereiche ergibt sich durch
die fiir die Threadzuordnung angegebenen Informationen. Dem Threadpaket wird es dadurch
moglich, bereits vor dem Wechsel auf einen neuen Thread Daten in die Caches zu laden.
Doch nicht nur der Zugriff auf die angegebenen Datenbereiche, sondern auch auf die intern
verwendeten Strukturen, wie Threadstrukturen, Stack usw. kann damit beschleunigt werden.
Zu den mittels Prefetching angesprochenen Caches zdhlen dabei nicht nur die Prozes-
sorcaches, sondern z.B. auch die Netzwerkcaches in der Convex SPP. Von der Kontrolle der
Cachekohirenz hingt es ab, ob dieses Prefetching in Netzwerkcaches Einflufl auf die Prozes-
sorcaches hat. Je nach Implementierung kann sonst die Anwendung dieses Prefetchings —
wie auf der SPP 1000 — alle betreffenden Cachezeilen in den Prozessorcaches des Hypernodes
invalidieren. Besser als ein getrenntes Konzept fiir die jeweiligen Hierarchiestufen wire also
ein einheitlicher Prefetchbefehl, der Prefetching tiber die gesamte Speicherhierarchie auslost,
wofiir aber Unterstiitzung des Prozessors fiir derartige Hierarchien notwendig wire. Als Bei-
spiel einer Architektur, die Prefetching und Poststoring tiber die gesamte Speicherhierarchie
beherrscht kann etwa die KSR1 von Kendall Square Research angesehen werden ([Hau95]).

3.1.3 Bindung von Threads untereinander

Neben dem Verhalten eines Threads spielt bei der Entscheidung fiir die Threadverteilung auf
Hypernodes auch das Kommunikationsverhalten von Threads eine entscheidende Rolle. Ba-
siert die Kommunikation nicht auf Nachrichten, sondern wird iiber den gemeinsamen Speicher
abgewickelt, so sollten kommunizierende Threads auf demselben Hypernode berechnet werde.
Selbst bei der Verwendung nur weniger Speicherzellen, z.B. fiir ein Mutexlock, kann sonst die
Zykluszeit fiir einen Kommunikationsvorgang erheblich ansteigen.

Der Grund liegt im andauernden schreibenden Zugriff auf den Kommunikationsspeicher,
der zu einer regelmiBigen Invalidierung der Caches fiithrt. Die Anzahl der Cachemisses in den
Datencaches der kommunizierenden Prozessoren kann dabei nicht verringert werden, wohl
aber die in den Netzwerkcaches, die bei Kommunikation {iber Nodegrenzen entstehen, wo-
durch die mittlere Latenzzeit beim Zugriff auf diesen gemeinsam benutzten Speicher sinkt.

Die Bindung zwischen einzelnen Threads kann wieder sowohl statisch, als auch dyna-
misch erfolgen. Statische Bindung erfolgt, wie im vorherigen Punkt, durch die Zuweisung der
Threads zu gemeinsamen Hypernodes ggf. sogar gemeinsamen virtuellen Prozessoren. Sollte
ein Thread aber, etwa aufgrund notwendigen Lastausgleichs auf einen anderen Hypernode
migriert worden sein, so geht diese statische Bindung verloren. Eine dynamische Bindung
zwischen Threads kann dieses Problem beseitigen. Statt zu bestimmen, wo Threads bearbei-
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tet werden sollen, werden hier direkt Beziehungen zwischen Threads hergestellt, d.h. von der
Migration eines Threads wird auch der andere beeinflufit.

Ein Threadpaket hat zwei Moglichkeiten, diese Bindung zu realisieren. Entweder gibt der
Benutzer durch eine Funktion an, mit welchen anderen Threads ein Thread kommuniziert und
das Laufzeitsystem sorgt fiir eine automatische Migration oder aber der Benutzer 16st diese
Migration durch den Aufruf einer Funktion selbst aus. Solange bei der automatischen Verla-
gerung von Threads keine Riicksicht auf die Nebeneffekte, wie z.B. den Verlust anderweitiger
Lokalitdt genommen werden kann, stellt die explizite Aufforderung durch den Benutzer wohl
die bessere Losung dar.

Obwohl dieses Konzept der Bindung von Threads untereinander dem des Coschedulings
dhnelt, lassen sich Uberlegungen aus diesem Gebiet nur teilweise dafiir verwenden. So existie-
ren dort z.B. Ansétze, das Kommunikationsverhalten von Prozessen automatisch zu ermitteln
und fiir das Scheduling zu verwenden ([SW95]). Neben nachrichtenbasierten Systemen werden
dort auch Shared-Memory Systeme betrachtet. Als Mittel, gemeinsame Speichernutzung fiir
die Kommunikation zu finden, werden die TLB-Eintrige der einzelnen Prozessoren ausgewer-
tet. In Anbetracht der geringen Anzahl an Prozessen bei einer grobgranularen Parallelisierung
und den damit selteneren Prozeflwechseln kann der dadurch entstehende Aufwand gerecht-
fertigt sein. Bei threadbasierten Systemen bereitet dabei aber einerseits die hohe Anzahl zu
vergleichender Threads, als auch die, im Vergleich zu den von Threads benutzten Kommuni-
kationsspeichergréflen, grobe Einteilung von TLB-Eintrigen Probleme.

Einfachere Informationsquellen als TLB-Eintrige stellen die Koordinierungsmechanismen
eines Threadpakets dar. Mutexlocks zum Beispiel, wie sie fiir den exklusiven Zugriff u.a.
auf Kommunikationsspeicher Verwendung finden, kénnen helfen Gemeinsamkeiten zwischen
Threads festzustellen. Speichert jedes Lock eine Referenz auf den Thread, der das Lock hélt,
bzw. zuletzt hielt, so kann diese Referenz ausgenutzt werden, um den anfragenden Thread
oder den Kommunikationspartner ggf. auf denselben Hypernode zu migrieren.

3.1.4 Ausnutzung von Cacheaffinitiat

Wihrend seiner Berechnung l4dt ein Thread eine Menge von ihm bendtigter Daten in den
Datencache seines Prozessors. Die Anzahl der Cachezeilen, die von einem Thread im Da-
tencache belegt werden stellt ein Maf fiir die Affinitdt dieses Threads zu diesem Prozessor
dar.

Threads, die nach einer Blockierung oder der freiwilligen Abgabe ihres Prozessors wieder
mit ihrer Berechnung fortfahren kénnen, sollten bevorzugt demjenigen Prozessor zugeteilt
werden auf dem sie vorher berechnet wurden. Dadurch kénnen sie Reste des verbliebenen
Cachezustandes nutzen und somit die mittlere Anzahl von Cachemisses reduzieren.

Ein Thread, der z.B. aufgrund von Lastausgleich zwischen verschiedenen Prozessoren mi-
griert wurde hat mit grofler Wahrscheinlichkeit Affinitdt zu all diesen Prozessorcaches. Kennt
man die unterschiedlichen Affinitdtswerte, so kann eine Entscheidung getroffen werden, ob der
Thread auf seinem neuen Prozessor verbleiben oder nach einer Blockierung wieder auf einen
der vorherigen zuriickwandern soll. Untersuchungen in [SL89] haben gezeigt, dafl es geniigen
wiirde Affinitdtswerte fiir zwischen zwei und vier Prozessoren zu speichern. Fine Erhéhung
dieser Anzahl wiirde kaum weitere Verbesserungen bringen, andererseits aber den Aufwand
fiir die Methode stark erhéhen.

Den grofiten Nutzen aus dieser Art der Bindung haben Threads, die sich wihrend ihrer
Berechnung hiufig blockieren. Aber nicht nur die Zahl erfolgter Blockierungen hat Einflufl
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auf den moglichen Nutzen. Wie Tucker in [Tuc93] zeigt, hat daneben auch die Linge ei-
nes Berechnungsabschnittes eine entscheidenden Einflufi. Je linger die Berechnung dauert,
desto geringer fallen die Cachemisses ins Gewicht, die beim Start des Threads fiir das Laden
seiner Arbeitsmenge ins Cache notwendig sind. Da aber maximal diese Anzahl an Cache-
misses eingespart werden kann, nicht aber diejenigen fiir transiente Zugriffe, die wihrend der
Berechnung auftreten, ist das Potential fiir Verbesserungen darauf beschrinkt.

3.2 Realisierung von MCS in Threadbibliotheken

Wie angedeutet, muf} eine Threadverwaltung fiir Memory Conscious Scheduling Mechanismen
anbieten, um Threads virtuellen Prozessoren oder Hypernodes zuordnen zu kénnen und diese
Wahl zu erhalten. Zwei Verfahren, um diese Zuordnung in Threadbibliotheken zu realisieren
werden im Anschlufl beschrieben, gefolgt von der Betrachtung weiterer fiir eine effiziente
Implementierung notwendiger Details.

3.2.1 Priorititsbasierte Zuordnungsverfahren

Priorititsbasierte Verfahren entstanden aus der Uberlegung heraus, MCS fiir die Prozefiver-
waltung in einem konventionellen Betriebssystem einzusetzen, ohne allzu umfangreiche Ande-
rungen an den bestehenden Strukturen und Algorithmen vornehmen zu miissen.

Vor allem im Bereich kleinerer Parallelrechnersysteme herrschen dort zentrale Strukturen,
wie gemeinsame Run- und Sleepqueues vor. Ohne weitere Vorkehrungen wiirden Prozesse also
in quasi zufilliger Reihenfolge von freien Prozessoren aus der Runqueue entnommen. Weder
ein urspriingliche Zuordnung, noch ein Erhalt einer Zuordnung wiren somit moglich.

Einfache Threadpakete haben diese Strukturen iibernommen, da sie einfach zu verwalten
sind und vollstindigen Lastausgleich garantieren. Wihrend innerhalb der Prozefiverwaltung
des Betriebssystems Prioritidten unter anderem fiir Fairness bei der Verteilung von Rechen-
leistung auf Prozesse sorgen, kann auf diese Aufgabe in Threadverwaltungen meist verzichtet
werden — Prioritdten kénnen damit andere Aufgaben {ibernehmen. An die Stelle fester Pri-
orititen treten Funktionen, die die Bindung eines Threads zu einem bestimmten virtuellen
Prozessor oder Hypernode ausdriicken. Je enger die Bindung, desto héher die Prioritidt des
Threads bzgl. dieses Prozessors.

Dieses Verfahren ermdglicht eine sehr feinstufige Spezifikation, wie stark eine Bindung
sein soll und auf welchen Bereich — Prozessor oder Hypernode — sich diese Bindung bezieht.
Der Benutzer gibt fiir jeden Thread an, wo er berechnet werden soll und wie stark diese
Bindung sein soll. Abbildung 3.1 zeigt verschiedene Auspridgungen dieser Spezifikation bei
der Anwendung auf einer Convex SPP mit 4 Hypernodes und 32 Prozessoren

e Thread 1 und 2 besitzen hohe Prioridt fiir einen speziellen Prozessor. Eine Migration
dieses Threads wird damit soweit wie moglich unterdriickt. Diese Méglichkeit dient
vor allem dazu, mehrere kommunizierende Threads fest Prozessoren eines Hypernodes
zuweisen zu kénnen.

o Thread 3 besitzt gleichhohe Prioritdt auf allen Prozessoren innerhalb eines Hypernodes.
Er kann damit zwischen verschiedenen Prozessoren eines Hypernodes migrieren, wobei
die Lokalitat zum Hauptspeicher des Hypernodes erhalten bleibt, jedoch innerhalb des
Hypernodes Lastausgleich méglich wird.
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Abbildung 3.1: MCS durch Bindung mittels Prioridten

e Thread 4 hat auf allen Hypernodes und Prozessoren dieselbe Prioritdt und darf des-
halb beliebig innerhalb des Systems wandern. Diese Moglichkeit findet vor allem bei
Threads Anwendung, die nur sehr wenig Daten benétigen, so dafy ihre Migration einen
nur geringen Verlust im Vergleich zum durch Lastausgleich erzielten Gewinn bedeutet.

Auch die Beachtung der Cacheaffinitdt von Threads 148t sich durch Prioritdten realisieren.
So zeigt Tucker in [Tuc93], daB bereits eine geringe Erhéhung der Prioritit eines Threads fiir
seinen letzten Prozessor die Cacheausnutzung erheblich steigern kann. Durchsucht dabei ein
Prozessor die Runqueue, so wird die Prioritat aller Prozesse, die zuletzt auf diesem Prozes-
sor bearbeitet wurden kiinstlich erhoht, um die Wahrscheinlichkeit fiir die Migration eines
anderen Prozesses zu verringern. Eine zusitzliche Anhebung erfihrt der letzte Prozef} dieses
Prozessors, um ihn wenn méglich weiter zu bearbeiten und damit seine effektive Zeitscheibe
zu verldngern. Beide Manipulationen des bestehenden Schedulingalgorithmus fithren zu einer
Bindung von Prozessen an Prozessoren und einer daraus resultierenden besseren Cacheaus-
nutzung.

Durch die einfache Realisierbarkeit bietet sich diese Moglichkeit insbesonders fiir die
erginzende Affinitdtsbetrachtung in Betriebssystemkernen mit Prioritdtswarteschlangen an.
Bei hohen Prozessorzahlen und in Threadbibliotheken kénnen diese Verwaltungsmechanismen
dagegen nur beschrinkt eingesetzt werden, da sich zwei Probleme bei derartigen Anwendun-
gen verschirfen.

Zum einen kdénnen die Prioritdten fiir alle Prozessoren unterschiedlich sein. Finfache
Implementierungen fiir die Warteschlangen geniigen deshalb nicht mehr. Aufwendige Struk-
turen bzw. Verkettungen werden erforderlich um einen effizienten Zugriff auf den héchstpri-
oren Thread fiir jeden virtuellen Prozessor sicherzustellen. Ohne solche Strukturen sind die
Prozessoren darauf angewiesen, aus der Menge verfiigharer Threads den fiir sie hochstprio-
ren herauszusuchen — ein Vorgehen, das im Vergleich zum anschlieffenden Threadwechsel zu
aufwendig ist.

Ein weiteres Problem entsteht dadurch, dafi — wie bei vielen zentralen Ressourcen — die
Runqueue einen Engpafll im System darstellt. In UM A-Systemen mit einer nur geringen Zahl
an Prozessoren oder beim Scheduling von Prozessen in relativ groflen Zeitabstinden mag
sich der Einflufl wenig bemerkbar machen. In Systemen mit vielen Prozessoren, insbesonders
groflen NUMA-Systemen wird eine zentrale Struktur schnell zum Flaschenhals. Man kann
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zeigen, daf} bei einer geniigend hohen Anzahl von Prozessoren ein Sdttigungszustand im Sys-
tem eintritt, bei dem jede Hinzunahme weiterer Prozessoren keine Erhohung der effektiven
Rechenleistung mehr bewirkt.
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Abbildung 3.2: Wartezeiten beim Zugriff auf eine zentrale Struktur

Abbildung 3.2 zeigt diesen Effekt an einem einfachen Beispiel. Mehrere quasi identische
Threads werden einer zentralen Struktur entnommen und anschliefend von den Prozessoren
des Systems berechnet. Wihrend bei dem in der Abbildung gezeigten Verhiltnis von Rechen-
zeit zur Zeit fiir den exklusiven Zugriff, beim Ubergang von zwei auf drei Prozessoren noch
eine Verkiirzung der Rechenzeit eintritt, bleibt sie bei einer Erhéhung von drei auf vier Pro-
zessoren konstant. Unter Vernachlissigung von Nebeneffekten, wie Bussidttigung usw. und
der Beschrdnkung auf Threads mit gleicher Rechenzeit, wie sie etwa bei Schleifenparallelisie-
rungen auftreten, kann der erreichbare Speedup einer Anwendung grob abgeschitzt werden.
Dabei werden die nachfolgenden Abkiirzungen verwendet:

o Ty Zeit fiir den koordinierten Zugriff auf die zentrale Struktur
o T,: Rechenzeit zwischen zwei Zugriffen auf die Struktur

e N : Anzahl der Prozessoren im System,

Die Abbildung 148t bereits erkennen, dafl neben den anfinglichen Wartezeiten beim Start der
Anwendung keine weiteren Verzigerungen auftreten, solange gilt

T, > TW(N - 1) (3.1)

In diesem Fall ergibt sich fiir N x n Threads eine Gesamtrechenzeit bis zum Ende des letzten
Threads von

Ta., = n(TT + Tk) + (N — 1)Tk (32)

Sobald die Rechenzeit der einzelnen Threads unter die vorher angegebenen Schranke sinkt,
miissen die Prozessoren bei jedem koordinierten Zugriff auf die Struktur warten. Die Gesamt-
rechenzeit wichst um diese Wartezeit auf

TG< = n(TT + Tk) + (N — 1)Tk + (n — 1)((N — 1)Tk — TT)
= T.+n+NxT; (33)

2
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Im Vergleich zur Rechenzeit auf einem Prozessor von

Ty =nN(T, + 1)) (3.4)

sind die nachfolgenden Speedupwerte erreichbar, wobei die Abkiirzung V' = Ty /(T + T%)
verwendet wurde. Fiir kleine Prozessorzahlen gilt
N

1+ 8=y

n

Sy = (3.5)

Sobald aber die Prozessorzahl soweit erhoht wird, da§ T, < (N — 1) T}, gilt, tritt der besagte
Sattigungszustand ein. Fiir den Speedup ergibt sich dann:

N

<= LV N «V

(3.6)

Fiir grofle n hingt der erreichbare Speedup im Sattigungsfall nur von dem Verhéltnis V' aber
nicht mehr von der Prozessorzahl ab.

Damit scheiden zentrale Strukturen fiir Threadbibliotheken auf NUMA-Architekturen aus,
da Threadbibliotheken kurzlaufende Threads unterstiitzen sollen und NUMA-Architekturen
sowohl hohe Zugriffszeiten auf zentrale und damit meist entfernte Strukturen als auch hohe
Prozessorzahlen aufweisen.

3.2.2 Warteschlangenbasierte Zuordnungsverfahren

Um die oben beschriebenen Probleme zu umgeben, bleibt nur eine Verteilung der Thread-
verwaltungsstrukturen. In einigen Betriebssystemen existieren bereits hierarchische Schedu-
lerstrukturen mit einer globalen Runqueue und lokalen Runqueues pro Prozessor (siehe etwa
[BB95]). Prozesse werden in diesen Systemen der globalen Warteschlange entnommen und
kehren nach einer Blockierung in die lokale Runqueue zuriick. Fine Zuweisungsmoglichkeit
von Prozessen an lokale Queues existiert aber im allgemeinen nicht.

Eine Threadbibliothek kann in seinen Strukturen der Hierarchie der Maschine angepafit
werden. Abbildung 3.3 zeigt diese Anpassung der Warteschlangenhierarchie an eine Convex
SPP. Fiir jede Hierarchieebene existieren eigene Warteschlangen.

Prozessorqueues sorgen dafiir, dafl Threads an einen Prozessor gebunden werden kénnen.
Da keine Priorisierung mehr notwendig ist, geniigen hier einfache Implementierungen, wie
lineare Listen. Neben dem dadurch entstehenden Vorteil eines schnelleren Zugriffs als auf
aufwendigere Strukturen entfallen hier die vorher notwendigen Lockingaufrufe, solange kein
Prozessor auf die lokale Runqueue eines fremden Prozessors zugreifen darf. Dariiberhinaus
garantieren die privaten Strukturen maximale Parallelitit.

Sollte ein Prozessor keinen lauffihigen Thread mehr besitzen, steigt er in die néchste,
darunterliegende Hierarchiestufe ab. In der Abbildung wird er somit als ndchstes die lokale
Warteschlange des Hypernodes untersuchen, in die Threads eingetragen werden, die man an
den Hypernode, nicht aber an einen speziellen Prozessor binden wollte. Erst wenn auch die
Warteschlange des Hypernodes leer sein sollte, wird diejenige des Subkomplexe untersucht.
Diese enthilt die Threads, fiir die keine Bindung spezifiziert wurde, die also beliebig innerhalb
des Systems wandern konnen.

Vergleicht man die dadurch entstandene Einteilung der Threads in Klassen verschiedener
Bindung mit der in Abbildung 3.1, so erkennt man wieder die drei dort gezeigten Klassen. Im
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Abbildung 3.3: Hierarchische Warteschlangenstrukturen

Gegensatz zur Bindung durch Prioritdten existiert aber bei den Verfahren auf der Basis von
Warteschlangen in dieser einfachen Implementierung keine feinere Spezifikationsmoglichkeit.

Um die Affinitdt eines Threads zu den Caches seines Prozessors aufrecht zu erhalten, wird
ein Thread, wenn er seinen Prozessor abgibt oder nach einer Blockierung wieder deblockiert
wird, in die Runqueue seines vorherigen Prozessors eingetragen. Somit ergibt sich ein Ver-
halten dhnlich dem von Tucker in [Tuc93] vorgeschlagenen Prioritdtsmodell, jedoch ohne die
Option einer Erweiterung fiir Affinitdtsbewertungen bzgl. mehrerer Prozessoren. Im néchsten
Kapitel wird aber gezeigt, wie die lokalen Warteschlangen zu einer erheblichen Verfeinerung
der Affinitdtsbetrachtungen verwendet werden kénnen.

3.2.3 Verzogerte Threaderzeugung

Threadbibliotheken stellen sehr leichtgewichtige Threads zur Verfiigung, die zu jedem Zeit-
punkt der Berechnung erzeugt werden kénnen. Solange neu erzeugte Threads nicht zwingend
fiir den Fortgang des Berechnungvorgangs erforderlich sind und deshalb sofort gestartet wer-
den miissen, kann dieser Start verzégert werden. Anstatt einen kompletten Thread, mitsamt
des dafiir notwendigen Kontextes aufzubauen, wird nur eine Struktur mit den fiir den Start
des Threads notwendigen Daten gefiillt. Diese Verzigerung des Threadstarts ergibt verschie-
dene Vorteile:
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o I'ir den Parametersatz wird bedeutend weniger Speicher bendtigt, als fiir einen kom-
pletten Thread, bestehend aus Threadstruktur, Stack usw.

e Durch die Verringerung der Anzahl anzufordernder Strukturen sinkt die Zeit fiir die
Threaderzeugung.

¢ Soll der neu erzeugte Thread einem Prozessor auf einem anderen Hypernode zugewiesen
werden, so sollte der Zielprozessor die Strukturen erzeugen. Zumindest auf einer Convex
SPP kann ein Prozessor nicht direkt lokalen Speicher eines anderen Prozessors anfordern.
Stattdessen miifite er eigenen Speicher verwenden, der fiir den anderen Prozessor dann
als entfernter Speicher hohe Kosten verursachen wiirde.

e Durch die Unterteilung in startfihige und lauffihige Threads ergibt sich eine eindeu-
tige Trennung zwischen Threads mit verschwindend geringer Affinitdt zu irgendeinem
Prozessor und solchen mit zu beachtender Affinitit. Beim Lastausgleich kénnen dann
zuerst startfihige Threads migiert werden, bei denen kaum Verlust von Cacheinhal-
ten zu erwarten ist. Erst wenn keine startfihigen Threads mehr existieren muf} ein
— meist aufwendigerer — Algorithmus entscheiden, welcher der lauffihigen Threads fiir
eine Migration herangezogen wird.

Erst in dem Moment seines tatsdchlichen Starts wird aus dem Parametersatz fiir einen
Thread ein vollstindiger Thread instanziiert. Die dafiir ben6tigten Strukturen, wie z.B. der
Threadstack kénnen dabei von einem vorher terminierten Thread ibernommen werden. Da-
durch erbt der neue Thread die verbliebene Affinitdt dieses Stacks zum Datencache seines
Prozessors. Dariiberhinaus entfillt wieder die Zeit fiir die Anforderung des Speichers. Falls
der Thread, der den Threadwechsel auslést gerade terminiert, kann im Idealfall der neue
Thread direkt den Stack des alten Threads iibernehmen. Diese, auch als sogenannte Con-
tinuation Passing bekannte Technik ergibt, je nach eingesetzter Prozessortechnologie eine
weitere Beschleunigung des Threadwechsels, da kein Wechseln des Stacksegments mehr er-
forderlich wird([F'1.92]). Auch wenn dieser direkte Wechsel nicht unterstiitzt wird, so sollte
bei jedem Prozessor mindestens der letzte frei gewordene Stack gehalten werden, damit bei
einem Threadwechsel auf diesen umgeschaltet werden kann.

3.2.4 Lokale Freilisten fiir hdufig benétigte Strukturen

Das Beispiel der Wiederverwendung von Stacks zeigt bereits, daf} es vorteilhaft sein kann,
hdufig bendtigte Strukturen nicht sofort freizugeben, sondern fiir eine Wiederverwendung
zwischenzuspeichern.

Als einfachste Losung bieten sich hier zentrale Puffer an, aus denen Strukturen entnommen
werden kénnen, bzw. wieder zuriickflieBen. Solange diese Puffer noch Elemente enthalten,
brauchen keine Speicheranforderungen an das Betriebssystem gestellt werden. Jedoch gelten
auch hier wieder die bei der zentralen Threadverwaltung getroffenen Aussagen, nachdem diese
Puffer schnell wieder zu einem Flaschenhals werden. Auflerdem geht dabei die Information
iber eine verbleibende Affinitidt zum vorherigen Prozessor verloren.

Freilisten fiir Speicherbereiche sollten also wieder lokal angelegt werden, um einerseits
den parallelen Zugriff und andererseits den Erhalt von Lokalititsinformation sicherzustellen.
Als Nachteil lokaler Puffer stellt sich aber die notwendige Balancierung heraus. Vor allem
bei Programmen, die nach dem sogenannten Fork-Join-Modell arbeiten, bei denen also meist
ein Thread viele andere Threads erzeugt und anschliefend darauf wartet, bis sie durch die
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vorhandenen Prozessoren abgearbeitet wurden, kommt es zwangsldufig zu Ungleichgewichten
zwischen den Puffern. Der Prozessor des erzeugenden Threads mufl andauernd Strukturen
anfordern, wahrend die Prozessoren, die die Threads dann bearbeiten freiwerdende Strukturen
zwar in ihre Freilisten eintragen aber nicht mehr weiter verwenden. Als Loésung kann hier
wieder ein zentraler Puffer eingefithrt werden, in den tiberzdhlige Strukturen abfliefflen. Um
dadurch nicht wieder einen Engpafll zu erzeugen, werden nicht einzelne Strukturen aus den
lokalen Puffern in den zentralen iibernommen, sondern immer gleich mehrere. Als einfache,
aber effektive Losung hat sich dabei folgender Algorithmus bew&hrt ([ALL89]):

o Jeder lokale Puffer kann eine gewisse, maximale Anzahl M an Strukturen speichern.

e Uberschreitet die Anzahl der Strukturen diesen Maximalwert, so werden M /2 Elemente
in den globalen Pool iibernommen.

o Enthilt der lokale Puffer bei einer Anfrage keine Elemente mehr, so werden ebenfalls
wieder M/2 Elemente aus dem globalen Puffer bzw. falls dieser leer sein sollte, vom
Betriebssystem angefordert.

Der Parameter M kann dazu dienen einen Kompromify zu finden zwischen grofieren Puf-
fern mit dem Vorteil lokalen Zugriffs auf Kosten héheren Speicherverbrauchs und kleineren,
ausgeglicheneren Puffern aber hoheren Kosten aufgrund hiufigerer Balancierung.

Puffer zur Verwaltung freier Strukturen miissen aber nicht zwangsldufig zu héherem Spei-
cherverbrauch fithren. Gerade wenn in Systemen fiir bestimmte Strukturen eine feste Aus-
richtung im Speicher gefordert wird, kénnen sich Puffer vorteilhaft auswirken. Bei den in
einer Convex SPP verwendeten HP PA-RISC Prozessor miissen z.B. alle Strukturen auf die
mit einem atomaren load-and-clear Befehl zugegriffen werden soll an 16 Byte Grenzen
ausgerichtet sein. Aber auch fiir andere Strukturen kann eine Ausrichtung an bestimmten
Speichergrenzen sinnvoll sein. So kann die richtige Platzierung einer Struktur dafiir sorgen,
daf} sie auf eine Cachezeile abgebildet wird, anstatt auf zwei aufeinander folgende. Beim
Zugriff auf die Struktur halbiert sich damit die Anzahl auftretender Cachemisses.

1024 1040 1056 10i2 1088 1]704 1120 11]6 1%52

. belegter Speicher . ausgerichtete Struktur mit 8 Byte D Speicherverschnitt

Abbildung 3.4: Speicherverschnitt bei Finzelanforderung ausgerichteter Strukturen

Da diese Ausrichtung aber vom System nicht direkt unterstiitzt wird, bleibt nur die
Méglichkeit jede derartige Struktur kiinstlich zu verlingern und anschliefend von Hand aus-
zurichtet. Abbildung 3.4 zeigt die Aufteilung des Speichers, wenn mehrere acht Byte lange
Strukturen im Speicher in dieser Art ausgerichtet werden?. Wird hingegen fiir einen Puffer ein
groflerer Speicherblock angefordert, ausgerichtet und anschliefend in passende Stiicke geteilt,
so reduziert sich der Verschnitt.

2 Angenommen wird 32Bit Alignment durch das Betriebssystem
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. belegter Speicher . ausgerichtete Struktur mit 8 Byte D Speicherverschnitt

Abbildung 3.5: Speicherverschnitt bei der Pufferverwaltung ausgerichteter Strukturen

Abbildung 3.5 zeigt die resultierende Speicherbelegung. Abgesehen von der ersten Aus-
richtung entsteht fiir jede Struktur nur noch die Differenz zum nichsten Vielfachen von 16
Byte als Verschnitt. Bei einer Strukturgréfie von 16 Byte entsteht also kein Verschnitt mehr,
wihrend fiir dieselbe Struktur bei Finzelanforderung 28 Byte verwendet werden miifiten.

3.2.5 Lastausgleich

Die Algorithmen und Datenstrukturen in klassischen Betriebssystemen und Threadbibliothe-
ken mit ihrer zentralen Runqueue waren darauf ausgerichtet, fiir einen moglichst gleichméafi-
gen Lastausgleich zu sorgen. Solange noch lauffahige Prozesse existierten, waren alle Prozesso-
ren beschiftigt. Untersuchungen von Markatos und LeBlanc ([Mar93], [ML93], [ML91]) haben
gezeigt, daf diese Strategie auf modernen Architekturen, insbesonders NUMA-Architekturen
zu dramatischen Leistungseinbufien fithren kann. Trotz der Forderung Threads moglichst
nicht zu migrieren, kann aber trotzdem nicht vollstindig auf Lastausgleich verzichtet wer-
den. Sobald ein Prozessor keinen lokalen Thread mehr vorfindet, mufi er sich auf die Suche
nach einem anderen, geeigneten Thread machen, wobei verschiedene Kriterien diese Suche
beeinflussen.

Zeit fur die Suche eines geeigneten Threads

Als ein entscheidender Faktor bei der Suche nach einem zu migrierenden Thread spielt die
dafiir notwendige Zeit eine wichtige Rolle. Der ideale Lastausgleichsalgorithmus sollte zwar
unter allen moéglichen Threads des gesamten Systems denjenigen aussuchen, der ein ange-
gebenes Optimalitdtskriterium maximiert, jedoch diirfte dieses Ziel kaum realisierbar sein.
Besonders auf grofleren Systemen konnte der Aufwand fiir die Suche den Gewinn des Last-
ausgleichs aufzehren. Dariiberhinaus kénnte sich bis zum Ende der Suche die Situation schon
vollstindig gedndert haben.

Umfang der Suche

Besonders bei der vorher beschriebenen Threadverwaltung mit lokalen Runqueues pro Pro-
zessor, muf} der suchende Prozessor auf diese Runqueues zugreifen kénnen. Das dafiir notwen-
dige Setzen von Mutex-Locks fiir den gegenseitigen Ausschluf}, sowie die dabei entstehenden
Cachemisses fiithren zu einer Stérung des Berechnungsvorgangs auf den anderen Prozessoren.
Je mehr Prozessoren frei werden und innerhalb des Systems nach Threads suchen, desto hoher
wird diese Belastung und die dadurch entstehende Verzégerung.

Dariiberhinaus besteht die Gefahr, daff mehrere suchende Prozessoren zu demselben Fr-
gebnis kommen, d.h. entweder versuchen sie alle denselben Thread zu migrieren, so daf} alle
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bis auf einen Prozessor neu mit ihrer Suche beginnen miissen oder sie entfernen alle von dersel-
ben Warteschlange und erzeugen damit unter Umstdnden ein weiteres Lastungleichgewicht.
LaBt man den Lastausgleich also iiber die gesamte Maschine zu, so miissen die einzelnen
Entscheidungen serialisiert werden. Um dem entgegenzuwirken, kann man den Radius der
Suche einschrédnken. Jeder Prozessor sucht nur auf einem Teil der Maschine nach einem neuen
Thread. Mehrere Prozessoren kénnen somit unbeeinflufit voneinander Entscheidungen treffen
und die effektiv daraus resultierende Storung arbeitender Prozessoren wird vermindert.

Nutzen aus dem Lastausgleich

Jede Migration eines Threads erzeugt Kosten, die anschlieflend ausgeglichen werden miissen.
Besonders auf NUMA-Architekturen kann sonst die Migration eines Threads zu einem noch
gréferem Lastungleichgewicht fiithren. Abbildung 3.6 zeigt ein Beispiel mit zwei Prozessoren.

L )
N
2 L]
el [ ] _
CPU1 CPU2 CPU1 CPU2 CPU1 CPU2
Fdl a Fal b
I:] Rechenlast des Threads |:| Migrationskosten

Abbildung 3.6: Verbesserung durch Lastausgleich

Prozessor 1 besitzt noch zwei lauffahige Threads, wihrend Prozessor 2 sich auf die Suche nach
einem neuen Thread begibt. In Fall @ wihlt er den oberen der beiden Threads. Durch die
Kosten, die bei der Migration — etwa durch den Verlust des Cacheinhaltes des verschobenen
Threads — entstehen, ergibt sich aber jetzt trotz Einsatz von zwei Prozessoren eine héhere
Rechenzeit als bei alleiniger Bearbeitung durch Prozessor 1. Erst bei der Migration des
anderen Threads im Fall b entsteht unter der Annahme derselben Kosten eine tatsichliche
Verbesserung.

Das Beispiel zeigt bereits, dafl beim Lastausgleich mehrere Faktoren eine Rolle spielen.
Stellt sich das Problem bei zwei Prozessoren noch recht einfach dar, da hier klar ist von
welchem Prozessor Threads entfernt werden miissen, um die Last zu verringern, so steigt die
Komplexitat mit der Prozessorzahl stark an. Bei mehreren Prozessoren kann es von Vorteil
sein, einen Thread zu migrieren, bei dem weniger Gewinn zu erwarten ist, um dadurch die
Voraussetzungen fiir eine Migration mit héherem Gewinn zu schaffen. Verzichtet man auf
diese Art der Optimierung, so kann man sich fiir eine Reduzierung der Rechenzeit durch
Lastausgleich auch einfacher Heuristiken bedienen.

Voraussetzung fiir die Abschitzung des Gewinns durch Lastausgleich sind ungefahre Kennt-
nisse iiber die durch eine Thread 7} hervorgerufene Last L(7};) und die bei einer Migration zu
erwartenden Kosten P(T;) (Penalty). Schitzwerte fiir die Last kénnen z.B. durch die bishe-
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rige, mittlere Laufzeit des Threads gewonnen werden, wohingegen fiir die Migrationskosten
etwa Informationen iiber die Cacheaffinitit des Threads verwendet werden kénnen. Als Kan-
didaten fiir eine Migration kommen nur diejenigen Threads j aus einer Menge M verfiigbarer
Threads eines anderen Prozessors in Frage, fiir die eine tatsichliche Verbesserung entsteht,
d.h. fiir die gilt:

ST L(T) > max( Y L(Ty), L(T)) + P(T))) (3.7)

TlEM T;eM
i#]

Aus diesen kann nun weiter ausgewihlt werden, wobei man verschiedene Ziele verfolgen kann:

o Abbau von Lastspitzen: Wihlt man unter den Threads des Prozessors mit der héchsten
Last denjenigen mit der gréfiten Verbesserung aus, so verringert man dadurch diese
Lastspitze, d.h. die Maximallast hat sich verringert, die Lastverh&ltnisse sind ausgegli-
chener. Besonders am Fnde einer Berechnung, wenn keine neuen Threads mehr erzeugt
werden, sorgt diese Strategie dafiir, dafl moglichst lange alle Prozessoren beschiftigt
werden kénnen und sich damit die Gesamtrechenzeit bis zum Finde des letzten Threads
verringert.

o Grofiter Gewinn: Anstatt nur die Threads des Prozessors mit der hochsten Last zu
untersuchen, sucht man hier unter einer Menge von Prozessoren — etwa auf dem lokalen
Hypernode — denjenigen Thread, bei dem die gréfite Verbesserung erzielt werden kann.
Diese Strategie bietet sich vor allem dann an, wenn ein Ende der Berechnung noch nicht
in Sicht ist, d.h. die Lange einer Warteschlange noch kein Maf fiir die zu erwartende
Gesamtrechenzeit darstellt.

Durch die Auswahl der zu untersuchenden Prozessoren, bzw. Threads und eine maschinen-
und threadspezifische Berechnung der Migrationskosten kann diese Strategie an verschiedene
Optimalitdtskriterien angepafit werden.
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Kapitel 4

Erginzende
Affinitatsbetrachtungen

Alle bisher vorgestellten Konzepte des Memory Conscious Scheduling waren darauf bedacht,
die Antwort darauf zu geben, wo ein Thread berechnet werden soll. Threads, deren Berech-
nung bereits begonnen hat sammeln wie gesehen Daten in den lokalen Caches an. Um diese
Daten moglichst effektiv zu nutzen, stellt sich neben dem Ort der Berechnung auch noch die
Frage, wann ein Thread zu berechnen sei, mit anderen Worten die Reihenfolge in denen die
einzelnen Threads eines Prozessors bearbeitet werden sollen.

Dieses Kapitel prisentiert Methoden, mit deren Hilfe der Cachezustand eines Threads
approximiert und fiir die Entscheidung iiber die Berechnungsreihenfolge verwendet werden
kann. Dazu dient neben heuristischen Uberlegungen auch ein einfaches mathematisches Mo-
dell. AufBlerdem werden mégliche Datenstrukturen auf ihre Eignung fiir diese Aufgabe hin
untersucht.

4.1 Abhingigkeit der Rechenzeit vom Cachezustand

Jeder durch einen Prozessor ausgeltste Cachemiss bedeutet eine unnétige Verzdgerung fiir
den Berechnungsvorgang. Besonders auf NUMA-Architekturen wie der Convex SPP schlagen
die hohen Latenzzeiten fiir den Zugrifl auf die verschiedenen Ebenen der Speicherhierarchie
stark zu Buche. Um also den gréfitmoglichen Nutzen aus der Maschine ziehen zu kénnen,
muf} die Anzahl der Cachemisses auf die absolut notwendigen reduziert werden.

Man kann dabei zwei Klassen von Cachemisses unterscheiden. Auf der einen Seite stehen
diejenigen, die beim Start eines Threads entstehen. In diesem Moment wird eine Grund-
menge an Daten, die der Thread benétigt in die Caches geladen. Dazu zdhlen neben der
Threadstruktur und dem Stack auch Datenbereiche mit denen der Thread arbeitet. Kann
man dafiir sorgen, dafl diese Arbeitsmenge beim Start bereits im Cache vorliegt, bzw. dort
noch vom letzten Berechnungsabschnitt steht, so reduziert sich die Anzahl der Cachemisses
und damit die effektive Berechnungsdauer dieses Berechnungsabschnittes. Je kiirzer dieser
Abschnitt dauert, desto stiarker wird der Einflufl dieser Cachemisses und umso gréfier damit
der Gewinn, falls Daten bereits vorliegen. Da aber die Threadverwaltung auf Benutzerebene
gerade kurze Threadlaufzeiten unterstiitzen sollte, steigt damit die Notwendigkeit derartiger
Betrachtungen.

Neben den Cachemisses zum Laden der Arbeitsmenge beim Threadstart werden auch
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wihrend der Berechnung des Threads Cachemisses ausgeltst. Diese resultieren aus Invalidie-
rungen bestehender Cachezeilen oder Verinderungen im Zugriffsverhalten, d.h. einer Ande-
rung der Arbeitsmenge. Sie kénnen zwar durch die Berechnungsreihenfolge nicht vermindert
werden, jedoch bilden sie wihrend der Berechnung ein Abbild der Arbeitsmenge im Cache,
die in einem folgenden Berechnungsabschnitt wieder weiterverwendet werden kann.

Fiir den Verlust an Cacheaffinitit, d.h. der Anzahl der von einem Thread belegten Cache-
zeilen gibt es somit zwei hauptsichliche Griinde:

1. Wihrend ein Thread nicht bearbeitet wird, werden einzelne Cachezeilen durch die Ab-
bildung der Arbeitsmengen anderer Threads verdrdngt. Je mehr Threads zwischendurch
bearbeitet und je mehr Cachemisses dabei ausgeltst wurden, desto geringer wird der
beim Neustart eines Threads verbliebene Rest seiner Arbeitsmenge sein.

2. Zu jeder Zeit, in der Berechnungsphase ebenso wie wihrend einer Blockierung, kénnen
durch Schreibzugriff anderer Prozessoren Cachezeilen invalidiert werden und damit ver-
loren gehen.

Interessant wird die Betrachtung der Cacheaflinitit immer dann, wenn ein Thread h&ufig
blockiert und deblockiert wird. Nach seiner Deblockierung mufl aufgrund der verbliebenen
Affinitat eine Entscheidung dariiber getroffen werden, wann er wieder gestartet werden soll.
Je mehr seiner Arbeitsmenge noch im Cache verblieben ist, desto geringer sollte die Anzahl der
Cachemisses beim erneuten Start dieses Threads sein. Aufgabe der Threadverwaltung muf}
also die Approximation des Cachezustandes und die Umsetzung in eine geeignete Prioritit
sein.

Alternativ zu den Uberlegungen der Arbeitsmenge und den daraus resultierenden Cache-
misses kann man aus dem Verhalten eines Threads in seinem letzten Berechnungsabschnitt
auf sein weiteres Verhalten schlieflen. Hier wird die Rate ausgeltster Cachemisses als charak-
teristische Eigenschaft eines Threads angesehen und nicht durch den Einflufl anderer Threads
begriindet([Bel95a]).

4.2 Affinitatsmafle

Im Gegensatz zur Lokalititsinformation fiir MCS, die entweder zur Ubersetzungszeit oder
wihrend des Programmlaufs ermittelt und ausgewertet werden kann, gibt es fiir die Messung
des Cachezustandes eines Threads keine direkte Zugangsméglichkeit. Man ist dadurch auf
Schitzungen und Heuristiken angewiesen, um entweder den Cachezustand oder direkt die sich
daraus ergebende Ordnung auf den Threads anndhern zu kénnen.

Zwei verschiedene Arten an Affinitdtsmaflen lassen sich dabei unterscheiden:

1. Statische Mafle: Bei diesen MafBlen wird bei der Blockierung oder Deblockierung ein
Wert fiir die Affinitat bzw. die Prioritdt ermittelt. Dieser Wert bleibt konstant bis der
Thread weiter bearbeitet wird.

2. Dynamische, zeitabhingige Werte: Diese Werte altern wihrend der Wartezeit des Threads
im Zustand lauffihig oder blockiert. Dabei kann die Alterung entweder durch eine
tatsichlich zu erfolgende Anderung des Wertes in bestimmten Abstinden erfolgen oder
aber durch eine andere Bewertung dieses Wertes. Letztere Methode hat vor allem Vor-
teile bei einer Alterung, die die Ordnung erhilt, d.h. falls fiir die Prioritit P zweier
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Threads T; und 7} zum Zeitpunkt ¢ gilt: P;(t) < P;(t), dann auch fiir alle ¢t + At¢. In
diesem Fall geniigt die Auswertung der Alterung beim Einordnen eines Threads in die
Runqueue.

4.2.1 Zeitbasierte Mafle

Als einfachste Moglichkeit Affinitdt zu approximieren, bietet sich die Auswertung von Zeitin-
formationen an.

Virtuelle Zeit

Wie oben erwidhnt, verdriangen alle wihrend der Blockierung eines Threads auf seinem vorhe-
rigen Prozessor berechneten, anderen Threads Teile seines Cachezustandes. Je mehr Threads
zwischendurch berechnet werden, desto weiter sinkt seine Affinitdt. Besonders bei gleichar-
tigen Threads wie sie etwa bei der Parallelisierung von Schleifenkonstrukten entstehen, bei
denen alle Threads in etwa dieselben Eigenschaften aufweisen, kann davon ausgegangen wer-
den, daf die inverse Anzahl zwischenzeitlich berechneter Threads eine gute Approximation
fiir das Verhalten der Cacheaffinitit liefert.

Wird ein Thread deblockiert, so wird diese Zahl ermittelt und mit denen in der Runqueue
verglichen. Am einfachsten wird dafiir eine Art virtuelle Zeit verwendet. Bei jeder Schedu-
lingentscheidung durch einen Prozessor wird sein Zeitzihler inkrementiert. Fin Thread, der
sich blockiert, speichert diesen Wert und verwendet ihn bei seiner Deblockierung als Prio-
ritdt. Fin h6herer Wert steht fiir einen Thread wihrend dessen bisherigen Wartezeit weniger
andere Threads berechnet wurden. Es handelt sich also hier um ein dynamisches Maf}, bei
dem sich die Bewertung des Priorititswertes dndert und wihrend der Alterung die Ordnung
der Threads innerhalb der Runqueue erhalten bleibt. Da dariiberhinaus dieses Mafl mini-
malen Soft- und Hardwareaufwand erfordert kann es auch bei einfachen Systemen verwendet
werden, die keine weitere Hardwareunterstiitzung zur Verfiigung stellen.

Verwendung der Systemzeit

Statt der virtuellen Zeit kann jederzeit auch eine von der Hardware zur Verfiigung gestellte,
hochauflésende Systemzeit verwendet werden. Diese bietet aber an sich keine weiteren Vor-
teile, da sich keine andere Ordnung ergibt als bei der Auswertung der virtuellen Zeit. Vorteil-
haft kann eine globale Systemzeit dann sein, wenn Threads fiir die Migration gesucht werden.
Teilen sich alle Prozessoren eine gemeinsame Zeit, so kann ohne Probleme erkannt werden,
welcher Thread die lingste Zeit nicht bearbeitet wurde. Bei ihm sollte dann der Affinitdtswert
am stirksten gesunken und damit die Migration mit den wenigsten Verlusten moglich sein.
Beide bisherigen Methoden waren gut fiir Threads geeignet, die etwa dieselben Eigen-
schaften aufweisen. Andererseits nehmen beide Methoden aber auch keine Riicksicht auf die
Eigenschaften der Threads, wie Rechenzeit, Zugriffsverhalten 0.4. Fine erweiterte Verwen-
dung der Systemzeit kann darin bestehen, sie wie in Betriebssystemen dazu zu beniitzen, die
Rechenzeit eines Threads zu bestimmen. Besonders bei Threads, die sehr lange Zeit rechnen
kann davon ausgegangen werden, dafl sie dabei ihre Arbeitsmenge komplett in den Cache
laden. Sie sollten also bevorzugt weiterberechnet werden. Es zeigt sich aber, dafl die Rechen-
zeit alleine als statisches Affinitdtsmaf nicht geniigt, da nicht beriicksichtigt wird, wielange
der Thread blockiert war. Ein geeigneter Alterungsalgorithmus muf} dafiir sorgen, daf§ die
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Wartezeit der Threads beriicksichtigt wird, d.h. die Prioritit eines Threads T; mit Rechenzeit
L(T;) berechnet sich zum Zeitpunkt ¢ aus einer Funktion P;(t) = f(L(1}),1).

Verwendung findet diese Strategie auch in Betriebssystemen, wie etwa der Silicon Graphics
IRIX. Dort wird ein linearer Zusammenhang zwischen Cacheaffinitit und Prozeflaufzeit an-
genommen. Sobald die Laufzeit eines Prozesses eine minimale Schranke iiberschreitet, wird
diese Laufzeit als Affinitdtsmafl verwendet. Umgekehrt wird gemessen, wielange ein Prozes-
sor seit der Blockierung eines Prozesses andere Prozesse bearbeitet hat. Ubersteigt diese
Zeit eine bestimmte obere Grenze, so wird die Bindung des Prozesses zu seinem Prozessor
aufgegeben([BB95]).

Die einfachste Moglichkeit, Alterung zu verwenden besteht darin, die Rechenzeit des
Threads mit der inversen Blockierungszeit zu gewichten, d.h. fiir einen Thread ¢ mit einem
Startzeitpunkt Start; und einem Blockierungszeitpunkt Stopp; errechnet sich die Prioritdt

zum Zeitpunkt ¢ zu
_ Start; — Stopp;

Pt 4.1
() t — Stopp; (4.1)

Abbildung 4.1 zeigt den Verlauf der Prioritdten zweier Threads 7; und 7’;, wobei Thread T; 64
Zeiteinheiten rechnete und direkt anschlielend Thread 77 fiir 16 Zeiteinheiten. Bereits dieses
einfache Beispiel verdeutlicht aber ein Problem, daf§ durch diese Alterungsfunktion entsteht.
Die Hyperbeln der Prioritaten der beiden Threads schneiden sich zum Zeitpunkt

_ Stopp;(Stopp; — Start;) — Stopp;(Stopp; — Start;)
B (Stopp; — Start;) — (Stopp; — Start;)

S

(4.2)

Da dieser Schnittpunkt aber wie im Beispiel zeitlich auch nach Stopp; liegen kann, besteht
die Gefahr, daf} sich die Ordnung innerhalb der Warteschlange &ndert.

60 1

50 1

40 1

30 1

20

10 +

Abbildung 4.1: Hyperbolische Alterungsfunktion

Ausgeschlossen ist dieser Effekt bei einer anderen Art von Alterungsfunktionen, ndmlich
bei der exponentiellen Gewichtung der Rechenzeit mit der Blockierungszeit in der Form

_ Start; — Stopp;

Pl) = s (4.3)
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Abbildung 4.2: Exponentielle Alterungsfunktion

Die Parameter K > 1 und a > 0 lassen dabei verschiedene Auspriagungen des Alterungsvor-
gangs zu. Abbildung 4.2 zeigt die Kurven des vorherigen Beispiels mit zwei Threads und den
Parametern K = 2 und a = 0.25. Bei dieser Art der Prioritdtsberechnung geniigt es, die Re-
lation zwischen zwei Threads fiir einen Zeitpunkt zu bestimmen, wie etwa fiir ¢ = Stopp;. Sie
bleibt dann fiir alle spiteren Zeitpunkte erhalten, da sich die Kurven der Prioritdtsfunktionen
der beiden Threads fiir endliche Zeiten ¢ nicht schneiden:

Start; — Stopp;  Start; — Stopp,
PZ(t) < P](t) - ar opp ar 7 0pp]

Ja(t—Stopp;) I(a(t—Stoppj)
Start; — Stopp;  Start; — Stopp;
—
J a(—Stopp:) Ja(=Stopp;)
Start; — Stopp;
T e a(Stopp, —Stoppy) < Start; — Stopp;
= Pi(Stopp;) < Pj(Stopp;) (4.4)

Beim FEintragen eines neuen Threads muf fiir alle Threads, mit denen der einzutragende
Thread verglichen werden soll die Prioritdt neu berechnet werden. Dadurch 148t sich erkennen,
daf} eine Struktur fiir die Runqueue verwendet werden muf}, die eine moglichst kleine Anzahl
an Vergleichen erméglicht. Diese Aussage gilt im iibrigen fiir alle dynamischen MafBe mit
der Eigenschaft, daf} sie trotz Alterung die Ordnung erhalten und damit mit einer einfachen
Prioritdtswarteschlange realisiert werden kénnen.

4.2.2 Cachemiss-basierte Affinitatsmafie

Um genauere Aussagen iiber die Cachenutzung von Threads treffen zu kénnen, werden im-
mer mehr moderne Systeme mit Performance Monitoring Funktionen ausgeriistet, die die
Messung von Cachemiss-Zahlen und Latenzzeiten ermoglichen. Abhingig von den verwende-
ten Prozessoren wird diese Aufgabe entweder direkt von den Prozessoren iibernommen, wie
etwa bei der HPPA 8000 CPU oder der SGI R10000 CPU, gemischt mit Hilfe zusidtzlicher
Hardwareunterstiitzung wie bei der HPPA 7200 in der Convex SPP 1200 oder allein durch
externe Hardware wie bei der HPPA 7100 in der Convex SPP 1000. Trotzdem erlauben alle
bisherigen Systeme keine direkte Messung der Affinitdt eines Threads zu einem Prozessor.
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Direkte Verwendung von Cachemiss-Zahlen

Geht man davon aus, dafl das Cacheverhalten eines Threads innerhalb seines letzten Berech-
nungsabschnitts eine gute Prognose fiir sein zukiinftiges Verhalten darstellt, dann kann man
Cachemiss-Zahlen direkt als Affinititsmaf verwenden. Eine Uberlegung geht davon aus, daf
ein Thread, der im letzten Abschnitt wenige Cachemisses erzeugte auch im nédchsten Ab-
schnitt wenig Cachemisses erzeugen wird, da er den Grofiteil seiner Arbeitsmenge im Cache
vorliegen haben muf}. Statt der sofortigen Verwendung der Cachemisses kann auch iiber ein
geeignetes Verfahren ein Mittelwert der letzten Abschnitte berechnet werden. Dadurch kann
diese Strategie das Verhalten des Threads in den letzten Abschnitten besser beriicksichtigen.

Daf} es sich hier um eine zweifelhafte Heuristik handelt wird klar, wenn man sich vor
Augen hilt, dafl dadurch neugestartete Threads eindeutig benachteiligt werden. Diese werden
beim Start eine grofle Zahl an Cachemisses erfahren wenn sie ihre Arbeitsmenge aufbauen
miissen. Daraus resultiert dann eine geringe Prioritit, da der Schedulingalgorithmus mit
einer hohen Anzahl an Cachemisses im ndchsten Schedulingabschnitt rechnet. Bis sie wieder
zum Zuge kommen wurde dann aber der Grofiteil ihrer Daten verdringt, so daf sie wieder viele
Cachemisses auslésen. Somit behilt der Algorithmus zwar recht, indem er dieses Verhalten
ja prognostizierte, leider aber auch ausldste.

Besser scheint damit der umgekehrte Schlufl, aus einer hohen Anzahl an Cachemisses
darauf zu schlieflen, daf ein Thread damit einen Grofiteil seiner Daten in den Cache geladen
hat, die es zu erhalten gilt. Jedoch schligt der umgekehrte Schluf}, aus einer geringen Anzahl
von Cachemisses eine geringe Afflinitat zu folgern fehl. Zwar kénnte der Thread tatsidchlich
nur wenig Daten in den Cache geladen haben, jedoch kénnte der Effekt auch darauf beruhen,
daf} er bereits einen Grofiteil dort vorgefunden hat.

Statt aufgrund der Cachemisses des letzten Schedulingabschnitts auf den Cachezustand zu
schliefen bietet es sich also an, auch die Geschichte des Threads miteinzubeziehen. Anstelle
also die Cachemisses direkt zu verwenden, kann also etwa die Summe aller oder der letzten
n Abschnitte verwendet werden, wobei ggf. eine gewichtete Mittelung durchgefithrt werden
kann um den Verlauf der Prioritit zu glitten.

4.2.3 Mathematisches Affinitatsmodell

Alle bisherigen Strategien beruhten auf intuitiven Annahmen {iber die Affinitit eines Threads
zu seinem Prozessor und in welcher Weise diese Affinitdt in eine Prioritdt umgesetzt wer-
den kann. Keine dieser Methoden bezieht den Einflufl der Cachegréfle und des Cachemiss-
Verhaltens anderer Threads in die Affinititsberechnung ein. Auch in die Berechnung der
Prioritdten gehen keine Betrachtungen ein, die einen Schlufy auf die insgesamt zu erwartende
Anzahl an Cachemisses liefern kénnten.

Bereits in einer Arbeit von 1987 stellten Thiebaut und Stone ein Cachemodell auf, daf3
es ermoglicht, den sogenannten Reload Transient von Prozessen zu berechnen ([TS87]). Als
Reload Transient bezeichnen sie die Zeit, die ein Prozefl beim Beginn eines neuen Scheduling-
abschnittes bendtigt, um seine Arbeitsmenge wieder in den Cache zu laden, nachdem andere
Prozesse Teile davon aus dem Cache verdringt haben. Sie bezeichnen diese Arbeitsmenge
im Cache als Footprint und berechnen aus ihr und unter der Annahme, daf alle Zugriffe auf
den Speicher und damit auf den Cache uniform verteilt und voneinander unabhingig sind,
die Anzahl der Cachemisses beim Neustart, wenn zwischendurch ein anderer Prozefl mit be-
kanntem Footprint gelaufen ist. Durch Programmtraces zeigen sie die Ubereinstimmung ihres
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analytischen Modells mit gemessenen Werten. Obwohl die Voraussetzungen — uniforme Ver-
teilung und Unabhingigkeit der Zugriffe — stark vereinfachte Annahmen darstellen, konnten
sie eine gute Modellierung der tatsichlichen Vorginge feststellen.

Problematisch bei der Anwendung ihres Modells, wie es z.B. durch Squillante und Lazowska
in [SL89] vorgeschlagen wird, ist die meist fehlende Kenntnis iiber den Footprint eines Pro-
zesses bzw. Threads. Aufbauend auf den Uberlegungen der genannten Arbeiten entstand das
nachfolgend beschriebene Modell, das aus der Anzahl erfolgter Cachemisses Riickschliisse auf
die Affinitit, also die tatsdchlich giiltige Anzahl an Cachezeilen eines Threads erlaubt. Dabei
wird sowohl die Steigerung der Affinitit wihrend der Berechnungsphase eines Threads, als
auch die Verminderung wihrend einer Wartezeit miteinberechnet, so daf zu jedem Zeitpunkt
eine Aussage iiber diesen Wert getroffen werden kann. Aufbauend auf diesem Modell wird
anschlieflend eine einfache Strategie zur Umsetzung in Threadpriorititen vorgestellt.

Aufbau der Affinitdt wihrend der Berechnungszeit

Das vorgestellte Modell geht von denselben Annahmen aus wie das Modell von Thiebaut und
Stone, d.h. die Zugriffe sind uniform verteilt und voneinander unabhingig. Dariiberhinaus
wurde nur der Cachetyp, wie er bei der Convex SPP Verwendung findet — ein virtually indezed,
direct mapped Cache — untersucht.

Lost ein Thread einen Cachemiss aus, so kann dabei zweierlei auftreten:

1. Der Cachemiss verdringt bei der Einlagerung der geforderten Daten eine Cachezeile
eines anderen Threads, bzw. eine noch nicht weiter verwendete Zeile. Damit nimmt der
Cachezustand des laufenden Threads um eine Cachezeile zu.

2. Der Cachemiss verdringt eine Cachezeile des laufenden Threads und ersetzt sie durch
eine andere — der Cachezustand des Threads bleibt also konstant.

Unter den vorher getroffenen Annahmen iiber Speicherzugriffe und Kenntnis sowohl der
Cachegrofle N als auch des Cachezustands C des laufenden Threads, kann man die Wahr-
scheinlichkeiten fiir diese Ereignisse angeben. Mit einer Wahrscheinlichkeit von C/N wird
eine eigene Cachezeile verdrangt; mit der Wahrscheinlichkeit von (N — C)/N die eines ande-
ren Threads. Das Verhalten des Cachezustandes eines Threads 148t sich damit durch die in
Abbildung 4.3 gezeigte MarkofTkette mit einem absorbierenden Zustand modellieren. Diese

123 L

N N N 3 2 1
Of\/\/\/_\ N NN
0 1 2 3 4 N-2  N-1 N

Anzahl gultiger Cachezeilen

Abbildung 4.3: Markoffkette fiir die Zunahme des Cachezustandes
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Markoffkette 148t sich reprisentieren durch ihre Ubergangsmatrix M:

0 1 0 0 0
0 & 5 o !
0 0 2 N-—2 0
M= N N . (4.5)
Nl
N N
0 0 1

Jedes Element m; ; dieser Matrix gibt die Wahrscheinlichkeit an, daf} sich bei einem Cache-
miss die Anzahl der Cachezeilen des Threads von 7 auf j dndert. Die Potenzen M™ dieser Ma-
trix ergeben damit die Wahrscheinlichkeiten fiir einen Ubergang von Zustand i zum Zustand
J nach n Cachemisses. Fiir die einzelnen Elemente m;’; der Matrix der Mehrschrittiibergangs-
wahrscheinlichkeiten ergibt sich folgender Ausdruck:

0 o<
n ) (- +e N . . .
mi; = z%w%%%zz< Yk+im(=1F ¢ i<j<itn (4.6)
0 i+ n<yg

Mit Hilfe dieser Wahrscheinlichkeiten 148t sich nun der Erwartungswert fiir die Anzahl an
Cachezeilen ausrechnen, wenn von einer bekannten Anzahl ¢ gestartet wird und n Cachemisses
ausgelost werden:

N
n o _ son
B = ) gml
i=0

O D G ) U A DR
- N Z‘](N—j)!(j—i)lz_:( k )UH y=1

i=i

) N_4N_U(N§1yl (4.7)

Abbau von Cachezustand durch andere Threads

Sobald ein Thread in einer Warteschlange steht und andere Threads durch seinen vorherigen
Prozessor berechnet werden und dabei Cachemisses auslésen, verdringen sie dadurch ggf.
auch Cachezeilen des wartenden Threads. Analog dem obigen Vorgehen kann auch hier wieder
eine Markoffkette zur Modellierung dieses Verhaltens herangezogen werden.

Die Ahnlichkeit dieser Markoffkette mit der vorherigen setzt sich auch in der Matrix
der Ubergangswahrscheinlichkeiten und derer Potenzen fort. Die Wahrscheinlichkeit mi,
dal nach n Cachemisses durch andere Threads noch j Cachezeilen von urspriinglich 7 iibrig
geblieben sind, ergibt sich zu:

0 j<t1—n
mr= 0 ()2 (7)) (5RE) (-1 iem << (4.8)
k=3
0 i<y
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Abbildung 4.4: Markoffkette fiir die Verdrangung von Cachezeilen

Daraus kann nun der Erwartungswert fiir die nach n Cachemisses noch verbliebene An-
zahl an Cachezeilen errechnet werden, wenn man bei einem bekannten Cachezustand von i

Cachezeilen startete:
N —1\"
E? = 4.9
1 g ( N ) ( )

Zusammensetzen beider Wachstumsfunktionen

Voraussetzung fiir die Verwendung der oben berechneten Wachstums- bzw. Alterungsfunktio-
nen war die Kenntnis iiber die Anzahl giiltiger Cachezeilen eines Threads. Diese Zahl ist zwar
nicht bekannt, jedoch kann sie durch sukzessive Anwendung der beiden Formeln angendhert
werden, indem man dafiir jeweils, den fiir den letzten Berechnungsabschnitt ermittelten -
wartungswert verwendet.

Geht man davon aus, daff ein Thread bei seinem Start keine Daten im Cache vorfindet,
kann man ausgehend von diesem leeren Cachezustand den FErwartungswert nach dem ersten
Schedulingabschnitt aus den aufgetretenen Cachemisses berechnen. Setzt man diesen Wert fiir
?in die Alterungsfunktion fiir den Cachezustand ein, so kann zu jedem Zeitpunkt eine Aussage
iber den noch verbliebenen Rest gemacht werden. Beim nichsten Schedulingabschnitt wird
dieser Rest dann wieder als Startwert fiir die Wachstumsfunktion eingesetzt.

Nimmt man nun analog der Arbeit von Thiebaut und Stone ([TS87]) an, daf} ein Thread
beim Beginn eines neuen Schedulingabschnittes seine Arbeitsmenge im Cache wieder ver-
vollstandigt, so 148t sich dieser Reload Transient durch die beiden Formeln abschidtzen. Besaf
ein Thread ¢ am Ende des letzten Berechnungsabschnitts einen Erwartungswert von F; Cache-
zeilen und wurden durch andere Threads vom Beginn seiner Wartezeit bis zum Zeitpunkt ¢,
an dem sein nédchster Berechnungsabschnitt beginnt, insgesamt n;(¢) Cachemisses ausgelost,
so sind nach der Beziehung 4.9 noch etwa

— 1\ nil®)
b (X2 (w10

Cachezeilen vorhanden. Diese werden nun vom Thread wieder auf den urspriinglichen Wert
FE; vervollstindigt. Durch Einsetzen des eben ermittelten Rests in die Beziehung 4.7 und an-
schlieBendes Umformen nach der Anzahl notwendiger Cachemisses erhdlt man fiir den Reload
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Transient R(i,n;(t)) (mit der Konstante K = (N — 1)/N):
N - E;

R(’a nz(t)) = lOgKm

(4.11)

Reload Transient als inverse Prioritat

Die einfachste Méglichkeit, den Reload Transient fiir die Prioritdtsberechnung einzusetzen
besteht darin, demjenigen Thread die hochste Prioritit zu geben, der den kleinsten Reload
Transient aufweist. Dadurch werden diejenigen Threads bevorzugt, die noch moglichst viel
ihrer Arbeitsmenge im Cache vorliegen haben und damit ohne grofle Verzégerung durch wei-
tere Cachemisses losrechnen kénnen. Dariiberhinaus erzeugt diese Strategie den kleinstmogli-
chen Einfluf} auf die Cachezustinde der iibrigen Threads. Fiir zwei Threads ¢ und 7 gilt also
zum Zeitpunkt ¢:

Pi(t) > P]‘(t) = R(i,n,(1)) < R(J, n]‘(t)) (4.12)
Auch bei diesem PrioritdtsmafB handelt es sich wieder um ein zeitabhingiges, dynamisches
MaB. Ahnlich den exponentiellen Alterungsfunktionen bei den zeitbasierten Strategien lafit
sich hier wieder zeigen, daf§ die Ordnung innerhalb der Runqueue erhalten bleibt, obwohl sich
die Prioritaten dynamisch dndern. Das bedeutet aber auch, dafl der Thread mit minimalem
Reload Transient nicht bei jeder Schedulingentscheidung gesucht werden muf}. Stattdessen
reicht es den Reload Transient zu berechnen, den ein eben deblockierter Thread erfahren
wiirde, wenn er sofort wieder gestartet werden wiirde. Anhand dieses Wertes wird er in die
Runqueue eingetragen. Ausschlaggebend ist also nicht der Reload Transient, der sich beim
Start seines ndchsten Abschnittes tatsdchlich ergibt, sondern nur die Relation zu den anderen
Threads der Runqueue.

Bei der Berechnung des Reload Transients wird man aus Effizienzgriinden auf die genaue
Auswertung der oben beschriebenen Beziehungen verzichten. Stattdessen reicht es, eine hin-
reichend genaue Tabelle zu verwenden, aus der die Prioritdten in Abhingigkeit von F; und
n;(t) entnommen werden kénnen.

4.3 Datenstrukturen zur Unterstiitzung von Affinititsbetrach-
tungen

Die hier vorgestellten Datenstrukturen stellen eine Ergdnzung zu den im vorherigen Kapitel
vorgestellten Grobstrukturen fiir MCS dar. Aufgrund des klareren Aufbaus und der unum-
strittenen Vorteile wird hier nur noch auf den verteilten Ansatz mit lokalen Warteschlangen,
statt auf zentrale Strukturen aufgesetzt.

In den Uberlegungen zu MCS wurde festgestellt, daB lokale Runqueues helfen, die Loka-
litdt der Berechnung zu erhalten und damit auch die Cacheausnutzung zu verbessern. Fiir die
Auswertung von Affinititsinformationen hat sich gezeigt, dafl die Threads eines Prozessors
anhand einer Prioritdt zu ordnen sind. Die lokale Runqueue muf} also eine derartige Ord-
nung unterstiitzen. Dariiberhinaus werden an die Warteschlange noch weitere Anforderungen
gestellt.

e Sowohl das FEinfiigen eines Threads mit den dafiir notwendigen Vergleichen und den
evtl. dabei zu erfolgenden Berechnungen wie sie fiir dynamische Strategien auftreten,
als auch das Suchen von Threads sollte méglichst effizient erfolgen. Die Struktur sollte
also moglichst wenige Vergleiche erfordern.
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¢ Das Finden und Entfernen des Threads héchster Prioritdt sollte schnell méglich sein.

o IYir den Lastausgleich sollten ggf. auch Zugriffe auf das Element niedrigster Prioritit
moglich sein, ohne die gesamte Struktur durchsuchen zu miissen.

o IMir die Flexibilitdt bzgl. verschiedener Affinititsmafle wire eine einfache Abbildung
dieser Mafle bzw. der daraus resultierenden Prioritaten auf die Struktur wiinschenswert.

¢ Elemente derselben Prioritidt sollten ggf. in einer deterministischen Reihenfolge abge-
arbeitet werden, z.B. FIFO oder LIFO.

e Besonders in Systemen, bei denen sich die Anzahl von virtuellen Prozessoren wihrend
der Berechnung dynamisch dndern kann, sollte eine einfache Aufteilung einer Runqueue
auf mehrere Prozessoren, bzw. ein einfaches Verschmelzen verschiedener Runqueues
ohne groflen Aufwand moglich sein.

Aufgrund ihres Einsatzes in vielen Algorithmen wurden im Laufe der Jahre viele Datenstruk-
turen und Algorithmen fiir Priorititswarteschlangen entwickelt[Knu73], [OW93], [Bro77]).
Sie lassen sich dabei grob in die folgenden Kategorien einteilen:

4.3.1 Listenbasierte Strukturen

Listenbasierte Strukturen bieten trotz der bekannten Nachteile, wie linearem Aufwand ent-
weder beim Eintragen oder beim Suchen einige Vorteile, die sie fiir die Verwendung in Prio-
rititswarteschlangen interessant machen. Neben ihrem geringen Implementierungsaufwand
und relativ kleinem Ressourcenverbrauch ist es vor allem die Finfachheit und Schnelligkeit
der einzelnen Operationen, die sie bei kurzen Warteschlangen bis zu etwa 5 Elementen (siehe
[Bro77]) anderen Strukturen iiberlegen sein lassen. Um sich diesen Vorteil auch bei gréfieren
Anzahlen zu erhalten, kann man lineare Listen — wie in Betriebssystemen wie UNIX gesche-
hen — in eine Reihe einzelner Listen aufteilen, die je einen Teil des Prioritdtswertebereichs
abdecken und damit von geringerer mittlerer Linge sind. Konzentrieren sich aber Threads
mit vergleichbarer Prioritit auf einen dieser Teile, so bringt die Aufteilung keine Vorteile
mehr. Um diesem Problem aus dem Weg zu gehen, kénnte eine dynamische Anpassung der
Prioritdtsgrenzen fiir eine gleichméfBigere Verteilung sorgen, wobei dann z.B. mittels bindrer
Suche die fiir einen Wert zustindige Warteschlange gefunden werden kann.

Somit bieten sich lineare Listen vor allem fiir Systeme an, bei denen mit einer geringen
Anzahl lauffahiger Threads gerechnet werden kann. Sonst kann die Einfithrung einer Unter-
teilung in mehrere Warteschlangen einerseits zu einer geringeren Linge fithren und auflerdem
zusdtzlich noch Prioritdtsmodelle mit wenigen Priorititen, wie etwa durch die Priorititsbe-
rechnung mittels Tabellen, unterstiitzen. Diese Prioritdten lassen sich ggf. direkt auf einzelne
Warteschlangenteile abbilden.

4.3.2 Skiplisten

Im Vergleich zu geordneten Datenfeldern, in denen durch bindre Suche die Anzahl an Verglei-
chen auf O(log N ) reduziert werden kann, gibt es bei einfachen linearen Listen keine derartige
Moéglichkeit. Eine Erweiterung dieser Listen um Verkettungen, die nicht nur zum nichsten
Element fiithren, sondern auch zu weiter entfernten Elementen, die sogenannten Skiplisten,
lassen aber ein vergleichbares Zugriffsverhalten zu.
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Skiplisten leiden aber unter dem Nachteil ihrer starren Struktur. Sobald durch eine
Einfiige- oder Léschoperation in diese Struktur eingegriffen werden soll, muf} sie vollstindig
neu erzeugt werden. Sie eignen sich damit hauptsichlich fiir statische Aufgaben, in denen sich
die Datenmenge nicht verdndert, sondern hauptsiachlich durchsucht wird. Weniger anfillig fiir
Anderungsoperationen sind die randomisierten Skiplisten. Bei ihnen wird die starre Festle-
gung fiir die Verkettung aufgeweicht. Erkauft wird dieser Vorteil dadurch, daf} die logarithmi-
schen Zugriffskosten nur noch im Mittel erreicht werden. Dariiberhinaus bendtigen Skiplisten
im Vergleich zu normalen linearen Listen viel Speicher zur Verwaltung der notwendigen Zei-
ger. Gerade dieser Punkt stellt bei der Verwendung fiir Runqueues einen grofien Nachteil dar,
da mehr Speicher pro Strukturen mit grofler Wahrscheinlichkeit auch zu mehr Cachemisses
fithrt und damit die eigentliche Operation verlangsamt.

4.3.3 Baumbasierte Strukturen

Baumbasierte Strukturen bieten bei geringem Speicherbedarf im allgemeinen logarithmischen
Aufwand bei den Operationen Einfiigen, Suchen und Ersetzen von Elementen. Je nach Typ
der Struktur wird dieser Aufwand entweder in jedem Fall oder nur im Mittel erreicht.

Einfache Bindrbidume koénnen den Aufwand nur im Mittel garantieren. Im schlimmsten
Fall entarten sie zu einer linearen Liste und teilen sich deren Nachteile. Da aber spezielle
Verwendungseigenschaften, wie etwa der ausschlielliche Zugriff auf das grofite oder kleinste
Element bekannt sind, lassen sich zumindest die Entfernungsoperationen einfach optimieren.

Neben den einfachen Bindrbdumen existieren viele Baumvarianten, die alle versuchen, die
Hohendifferenz zwischen den Blattern klein zu halten. Beispiele dafiir sind etwa AVL-Baume,
Bruderbdume oder balancierte Bindrbdume. Zusidtzlich dazu reduziert eine héhere Ordnung
des Baums, wie etwa bei B-Baumen, die Gesamthohe des Baums.

Meist weisen diese Strukturen Figenschaften auf, die iiber das hier ben&tigte Mafl hin-
ausgehen. Beispielsweise reduziert ein B-Baum im allgemeinen die H&dufigkeit, mit der auf
Hintergrundspeicher zugegriffen werden muf}, indem immer mehr als ein Vergleichswert geholt
wird. Je nach Komplexitit der Vergleichsoperation, die wie gezeigt unter Umstidnden eine
Berechnung erfordert, kann die dafiir notwendige Zeit héher sein als bei einem Bindrbaum mit
nur einem Vergleich pro Knoten. Auch auf die Figenschaft, Teile eines Baumes unabhingig
vom Rest manipulieren zu kénnen wird man im allgemeinen verzichten. Der Grund liegt dabei
in dem dazu notwendigen, hohen Koordinierungsaufwand. Fir den konkurrierenden Zugriff
wéiren viele einzelne Koordinierungsaufrufe notwendig, die auf einer NUMA-Architektur mehr
Zeit in Anspruch nehmen kénnen, als der Rest der eigentlichen Operation. So kommt etwa
auch Anderson et.al. in [ALL89] zu dem Schluf}, daff ein Lock pro Struktur zu bevorzugen
sei.

4.3.4 Heapbasierte Strukturen

Im Gegensatz zu Baumstrukturen garantieren heapbasierte Strukturen den Zugriff auf das
Element hochster Prioritit in konstanter Zeit. Das Entfernen dieses Elements kann dann in
logarithmischer Zeit erfolgen. Bei der Suche nach dem Element niedrigster Prioritdt bleibt
jedoch keine andere Moglichkeit, als die gesamte Struktur zu untersuchen. Damit scheiden
heapbasierte Strukturen in Fillen, in denen dieser Zugriff benétigt wird tblicherweise aus.
Implementiert werden Heapstrukturen meist ebenfalls als Biume oder Wilder, d.h. als
verkettete Strukturen, um dem Nachteil fixer Gréfe der klassischen Implementierung als Feld
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zu entgehen. Typische Vertreter heapbasierter Strukturen sind Linksbdume, Binomialheaps
und Fibonacciheaps. Fine Untersuchung verschiedener Prioritdtswarteschlangen hat gezeigt,
dafl heapbasierte Strukturen allen anderen im Mittel {iberlegen sind, solange kein Zugriff auf
ein anderes als das Elemente hochster Prioritdt notwendig ist ([Bro77]).
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Kapitel 5

Koordinierungsmechanismen in

Threadbibliotheken

Effiziente Koordinierungsmechanismen stellen neben der Threadverwaltung den zweiten, wich-
tigen Teil einer Threadbibliothek dar. Auch hier gilt wieder, dafl die durch das Betriebssystem
zur Verfiigung gestellten Mechanismen fiir die Anwendung in feingranular parallelisierten Pro-
grammen zu viel Zeit bendtigen, da mit jedem Betriebssystemeinsprung auch der Adrefiraum
gewechselt werden mufl. Dementsprechend muf} wieder ein Ersatz dafiir im Benutzermodus
zur Verfiigung gestellt werden. Im allgemeinen sollte aber durch eine geeignete Schnittstelle
dafiir gesorgt werden, dafl Schedulingentscheidungen des Betriebssystems Riicksicht auf die
Koordinierungsmechanismen der Threadbibliothek nehmen. Die Verdringung nur eines Ker-
nelthreads, d.h. eines virtuellen Prozessors kann sonst die gesamte Anwendung lahmlegen.
Fiir die Kommunikation mit dem Betriebssystemkern wurden in der Literatur verschiedene
Verfahren vorgestellt, wie gemeinsame Speicherbereiche zwischen Betriebssystemkern und Be-
nutzeradrefraum, Signale, durch die das Betriebssystem eine nahende Verdriangung mitteilen
kann und andere.

Neben dem Problem eine geeignete Schnittstelle zwischen Betriebssystem und Threadbi-
bliothek herzustellen, ergeben sich aus der Forderung nach geringen Kosten der Mechanismen
und guter Skalierbarkeit, insbesonders auch auf NUMA-Architekturen mit hohen Prozessor-
zahlen, neue Kriterien fiir Implementierungen. Besonders auch der konkurrierende Zugriff
auf den Speicherbereich von Koordinierungsmechanismen erzeugt auf diesen Architekturen
Kosten, die nur durch aufwendigere Verfahren reduziert werden kénnen. Ahnlich wie bei der
Threadverwaltung stellt sich hier heraus, dafl die bisher in Betriebssystemen verwendeten
Datenstrukturen und Algorithmen dafiir nur bedingt geeignet sind.

5.1 Wartemechanismen

Allen Koordinierungsmechanismen ist gemein, dafl Threads unter gewissen Bedingungen — an
einem gesetzten Lock, an einer Semaphore, 0.4. — warten miissen. Die Implementierung dieses
Wartens spielt also eine zentrale Rolle in Koordinierungsmechanismen. Fiir sie existieren
prinzipiell zwei Moglichkeiten: aktives Warten und Blockieren des Threads, d.h. Umschalten
auf einen anderen Thread. In der Praxis sind sowohl diese Extreme, als auch verschiedene
Zwischenstufen anzutreffen.
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Always Spin

Bei dieser Methode wird aktiv auf die Erfiillung einer Bedingung, etwa dem Freiwerden eines
Mutexlocks gewartet, d.h. die Bedingung wird andauernd iiberpriift. Dadurch entsteht nur
eine minimale Verzégerung zwischen dem Eintreten dieses Ereignisses und dem tatsichlichen
Weiterrechnen des bis dahin wartenden Threads. Auflerdem bleibt, abgesehen von Inva-
lidierungen durch andere Prozessoren, der Cachezustand des wartenden Threads erhalten,
wihrend dieser bei einer Blockierung zumindest teilweise zerstort werden kann. Die Strategie
weist jedoch einige schwerwiegende Nachteile auf:

o Wihrend des aktiven Wartens geht wertvolle Rechenleistung verloren.

¢ Sollte die Bedingung nur durch einen Thread erfiillt werden kénnen, der nicht bearbeitet
wird oder sollte er mit seinem virtuellen Prozessor verdringt worden sein, so warten
alle anderen Threads die gesamte Zeit, bis dieser Thread wieder weiterbearbeitet wird.

¢ Sobald mehr Threads als virtuelle Prozessoren existieren kann aktives Warten zu einer
Verklemmung fithren, wenn alle Prozessoren von wartenden Threads belegt sind. Andere
lauffihige Threads, die die Bedingung ggf. erfiillen kénnten, werden deshalb nicht mehr
bearbeitet.

Neben diesen offensichtlichen Nachteilen entsteht durch das aktive Warten je nach Architek-
tur eine nicht unwesentliche Busbelastung, die sich stérend auf die Berechnung der anderen
Prozessoren auswirkt und damit die Wartezeit kiinstlich verlingern kann.

Always Block

Diese Strategie stellt das entgegengesetzte Extrem zu Always Spin dar. Sobald ein Thread
feststellt, dafl er warten miifite, gibt er seinen Prozessor frei und trigt sich in eine Warte-
schlange ein, aus der er dann, nach Eintreten des geforderten Ereignisses, wieder entnommen
und in die Runqueue seines Prozessors eingetragen wird. Obwohl in der Zwischenzeit ein ande-
rer Thread berechnet werden kann und somit keine Verluste durch aktives Warten entstehen,
erzeugt der zweimalige Threadwechsel des betroffenen Threads Kosten. Dariiberhinaus kann
die etwaige Verdriangung von Cachezeilen des blockierten Threads zu zusdtzlichen Kosten
fithren.

Bei allen blockierenden Mechanismen stellt sich die Frage, wie bei der Erfiillung der Be-
dingung, z.B. dem Freigeben eines Locks verfahren werden soll. Einerseits konnen ein oder
mehrere wartende Threads deblockiert werden und diese versuchen anschliefend konkurrie-
rend das Lock zu setzen, oder aber das Lock wird fiir einen einzigen deblockierten Thread
reserviert. Die erste Version besitzt selbst unter der Annahme, dafl nur ein Thread deblockiert
wird den Nachteil, dafl das Lock bis zum erneuten Berechnen des Threads bereits wieder ge-
setzt sein kann. Der Thread wird sich also erneut blockieren, wodurch wiederum die Kosten
fiir den Threadwechsel entstehen. In manchen Systemen wird trotzdem komplett auf den
Einsatz einer zusiatzlichen Warteschlange verzichtet und der Thread sofort wieder in die Run-
queue eingetragen. Er {iberpriift damit die Bedingung in jedem Berechnungsabschnitt erneut.
Diese Technik wird in der Literatur auch als Switch-Spinning bezeichnet.

Die zweite Variante, das Lock fiir den deblockierten Thread zu reservieren vermeidet
zwar die unnotigen Threadwechsel dieses Threads, erhéht aber dabei die Zeit in der kein
anderer Thread auf dieses Lock zugreifen kann. Besonders in Systemen, in denen nicht fiir
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eine sofortige Berechnung des deblockierten Threads garantiert werden kann, scheidet diese
Méglichkeit damit aus.

Spin-Blocking

Diese Strategie vereinigt die Vorteile des aktiven Wartens mit denen der sofortigen Blockie-
rung. Dabei wartet ein Thread zuerst eine gewisse Zeit aktiv. Sollte nach Ablauf dieser
Zeitspanne die Bedingung noch nicht erfiillt worden sein, dann wird der Thread blockiert und
in eine Warteschlange eingetragen. Ublicherweise wird die Zeitspanne in der Gréflenordnung
der Zeit fiir einen Threadwechsel gewihlt.

Kennt man die mittlere Zeit, die ein Lock gesetzt bleibt, so kann dieser zweistufige Me-
chanismus weiter verfeinert werden. Sobald die mittlere Zeit den Aufwand fiir zwei Thread-
wechsel, also den Aufwand einer Blockierung iiberschreitet wird sofort blockiert. Im anderen
Fall wird aktiv gewartet, wobei auch hier wieder ein Zeitlimit existiert, nachdem trotzdem
blockiert wird. Die mittlere Wartezeit kann dabei aus den letzten Zugriffen auf das Lock
angenihert werden. Insgesamt ergibt sich damit die nachfolgend gezeigte Grundstruktur!.
Dabei wird die Konvention verwendet, daf} ein freies Lock durch einen Wert ungleich Null,
ein gesetztes Lock durch den Wert Null reprisentiert wird. Diese Werte ergeben sich durch
die in vielen Systemen verwendeten, atomaren test_and_set- bzw. load_and_clear-Befehle.

void aquire_lock(lock_t *lock)

{
int count;
while(! TestAndSet(lock->addr))
{
if (lock->MeanTime > Threshold)
block();
else
{
count = 0;
while((count < MaxSpins) && !'TestAndSet(lock->addr))
count++;
if( count == MaxSpins)
block();
else
break;
}
}
lock->starttime = current_time();
return;
}

! Bei diesem, wie auch bei den nachfolgenden Beispielen wurde auf den Einsatz einer Metasprache verzichtet.
Stattdessen wurden sie in der allgemein bekannten Programmiersprache C formuliert
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void release_lock(lock_t *lock)

{
lock->MeanTime = evaluate_meantime(lock->starttime, current_time());
*¥lock->addr 1

Obwohl dieser Algorithmus im schlechtesten Fall genauso hohe Kosten verursacht als Spin-
Blocking mit einer festen Zeitspanne, kann bei Locks mit h6herer Wartezeit auf das aktive
Warten verzichtet und damit Rechenleistung anderen Thread zur Verfiigung gestellt werden

([And90)).

5.2 Spinlocks als Implementierungsgrundlage blockierender
Mechanismen

Bei allen blockierenden Mechanismen werden Threads im allgemeinen in Warteschlangen
eingetragen. Um hier korrektes Verhalten zu garantieren, miissen die folgenden zwei Schritte
atomar ausgefiithrt werden kénnen:

1. Die Bedingung, die eventuell zur Blockierung fiithrt, muf} getestet werden.

2. Der Thread wird als blockiert gekennzeichnet, bzw. wird in eine Warteschlange einge-
tragen, falls die Bedingung nicht erfiillt war.

Solange diese beiden Schritte nicht direkt durch einen atomaren Befehl des Prozessors aus-
gefithrt werden koénnen, bleibt zu deren Sicherung nur die Verwendung von Spinlocks. Die
dabei entstehenden Nachteile wiegen dabei wegen des meist nur kurzen kritischen Abschnitts
wenig.

Als Grundlage von Spinlocks dienen die auf fast allen Prozessoren verfiighbaren, atomaren
Befehle wie ldcws (load and clear word short) der HP PA-RISC Prozessoren, ldstub (load and
store unsigned byte) der SPARC-Prozessoren oder zchg (exchange) auf Intel Prozessoren. Alle
Befehle haben gemeinsam, daf} sie atomar eine Speicherzelle auslesen und verdndern, ohne daf§
wéihrend ihrer Durchfithrung ein weiterer Zugriff erlaubt wire. Liegt dieses Datum im Cache,
bzw. hat man wie auf UMA-Architekturen einen relativ schnellen Zugriff auf den Hauptspei-
cher, so macht sich diese exklusive Belegung nur wenig bemerkbar. Schwerwiegender wird der
Einflu auf NUMA-Architekturen, wie der Convex SPP mit ihren hohen Zugriffszeiten und
dem Einsatz von vielen Prozessoren aus mehreren Griinden:

e Durch den exklusiven Zugriff auf die Speicherzelle werden alle Zugriffe von Prozessoren
serialisiert, d.h. hat ein Prozessor das Lock gesetzt und alle anderen anfragenden Pro-
zessoren konkurrieren um den exklusiven Zugriff, so mufl unter Umstinden die Freigabe
des Locks warten, bis alle bisher schon gestarteten atomaren Zugriffe seriell abgearbeitet
wurden. Dadurch ergibt sich eine kiinstliche Verlingerung der Zeit fiir den kritischen
Abschnitt.

o Alle vorher genannten Befehle haben gemeinsam, daf} sie die Speicherzelle verdndern.
Damit erfahren alle Prozessoren, die auf das Datum zugreifen wollen einen Cachemiss.
Bei der Betrachtung der Latenzzeiten von 2000 ns fiir entfernten Speicher auf der Convex
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SPP wird klar, welche zusdtzliche Verzégerung dadurch entsteht. Zusdtzlich zur reinen
Wartezeit wihrend des Cachemisses trigt aber auch der meist hohe Aufwand zur Er-
haltung der Cachekohédrenz zu einer steigenden Busbelastung und dadurch zu einer
eventuellen weiteren Verlingerung des kritischen Abschnittes bei.

Da die genannten Probleme bereits bei einer relativ kleinen Prozessorzahl zu nicht mehr
tolerierbaren Leistungseinbuflen fithren, wurden im Laufe der Jahre verschiedene Methoden
entwickelt, um das reine Spinning zu verbessern ([ALL89], [And90], [KLMO91], [MCS90]).

In der anschlieffenden Beschreibung einiger dieser Methoden wird der atomare Befehl
fetch_and_clear verwendet, der den Inhalt der angegebenen Speicherzelle ausliest, auf Null
setzt und den alten Inhalt als Ergebnis zuriickliefert. Ein freies Lock wird dabei durch den
Wert Eins, ein gesetztes Lock durch den Wert Null reprisentiert.

Einfaches Spinning

Beim einfachen Spinning, bei dem die oben genannten Probleme auftreten, wird mit Hilfe des
atomaren Befehls andauernd versucht, das Lock zu setzen:

/* Lock setzen */
while(fetch_and_clear(lock_position)==0);

/* kritischer Abschnitt */

/* Lock freigeben */
*lock_position = 1;

Spin on Read, Snooping Locks

Bei dieser Variante wird auf den andauernden Einsatz des atomaren Befehls verzichtet. Statt-
dessen wird mit einem normalen Lesebefehl gepriift, ob das Lock freigegeben wurde; erst dann
erfolgt der Setzversuch. Durch den Einsatz eines Lesebefehls fallt — zumindest auf Rechnern
mit Datencaches — die Busbelastung weg, da die Lesebefehle ausschliellich durch die Caches
befriedigt werden. AuBlerdem sollte das Lock jederzeit durch einen Schreibzugrifl freigegeben
werden konnen, ohne dafl auf den Abschlufl anstehender atomarer Befehle gewartet werden
muf.

/* Lock setzen */
while((*lock_position==0) || (fetch_and_clear(lock_position)==0));

/* kritischer Abschnitt */

/* Lock freigeben */
*lock_position = 1;

Trotzdem besitzt auch dieser Algorithmus einen Nachteil, der ihn fiir die Verwendung bei
hohen Prozessorzahlen ausscheiden 148t. Der schreibende Zugriff beim Freigeben des Locks
sorgt fiir eine Invalidierung der zugehorigen Cachezeilen bei allen anderen Prozessoren. Beim
lesenden Zugriff in der Schleife wird also bei jedem dieser Prozessoren ein Cachemiss aus-
gelost. Aufgrund der hohen Latenzzeiten werden alle wartenden Prozessoren quasi synchron
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feststellen, daf3 das Lock freigegeben wurde und versuchen es mit dem fetch_and clear-
Befehl zu setzen, bevor alle bis auf einen wieder in ihre Leseschleife zuriickkehren koénnen.
Einerseits wird also moglicherweise wieder die Freigabe des Locks durch die anstehenden
atomaren Befehle verzégert, andererseits fithrt jeder dieser Befehle zu weiteren Cachemisses
bei den Prozessoren, die bereits wieder zum lesenden Testen zuriickgekehrt sind. Insgesamt
kann durch diesen Algorithmus eine Welle von O(n?) Cachemisses ausgelést werden, wenn n
Prozessoren um das Lock konkurrieren.

Backoff Spinning

Die Nachteile des vorherigen Algorithmus wurden durch die Synchronisation ausgelést, den
die Cachemisses in der Leseschleife verursachen. Beim Backoff Spinning wird versucht, diese
Synchronisation zu verhindern, bzw. deren Wahrscheinlichkeit zu verringern. Das Verfahren
verwendet dazu eine Verzogerung zwischen den einzelnen Leseversuchen. Dadurch steigt die
Wahrscheinlichkeit, daf§ das Lock bereits wieder gesetzt wurde, bis ein Thread einen erneuten
Leseversuch unternimmt. Andererseits nimmt aber auch die Wahrscheinlichkeit zu, dafl ein
Thread das Lock setzen kann, wenn er es beim Lesezugriff frei aufgefunden hat.

/* Lock setzen */
while(fetch_and_clear(lock_position) == 0)

{
while(1)
{
while(*lock_pos == 0);
delay(waiting_period());
if (¥*lock_pos !'= 0)
break;
+
+

/* kritischer Abschnitt */

/* Lock freigeben */
*lock_position = 1;

Die eingesetzten Verzogerungszeiten kénnen entweder zufillige Werte annehmen oder nach
festen Regeln berechnet werden. Als besonders geeignet hat sich dabei ein exponentielles
Ansteigen dieser Zeiten herausgestellt. Durch den starken Anstieg der Zeiten werden die
einzelnen Anfragen zeitlich schnell voneinander getrennt und damit eine Synchronisation wir-
kungsvoll verhindert. Um nicht zu grofle Verzogerungen entstehen zu lassen sollte aber bei
dieser Strategie eine obere Schranke gesetzt werden. In Untersuchungen (siehe etwa [And90])
hat die gezeigte Verbindung von Lesezugriffen mit exponentiellem Backofl eine sehr gute Ska-
lierbarkeit, auch fiir hohe Prozessorzahlen gezeigt. Als Nachteil dieser Methode kann aber
angesehen werden, daf} sie neu angekommene Threads bevorzugt, da diese eine noch kurze
Wartezeit aufweisen, wihrend linger wartende Threads immer weniger Gelegenheit bekom-
men, das Lock zu setzen.
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Ticket Locks

Besonders auf NUMA-Architekturen, bei denen jeder Verlust einer Cachezeile unter Umstidnden
einen zeitaufwendigen Zugriff auf entfernten Speicher bedeuten kann, stellen unnotige Versu-
che ein Lock mittels eines atomaren Befehls zu setzen ein Problem dar. Im Gegensatz zu allen
bisherigen Varianten garantieren Ticket Locks, dafl nur genau ein derartiger Befehl notwendig
ist. Der Algorithmus dhnelt dabei dem bei Amtern verwendeten Verfahren, bei denen jeder
Besucher eine Nummer erhilt, die anschlieflend irgendwann einmal aufgerufen wird.

Das Lock besteht hier aus zwei Speicherzellen, die méglichst auf zwei getrennte Cachezeilen
abgebildet werden sollten. Die erste Speicherzelle enthilt immer die ndchste freie Nummer
(new_ticket), die andere hingegen die Nummer, die gerade in Besitz des Locks ist (served).
Ein Thread, der das Lock setzen will zieht eine Nummer, indem er mittels eines atomaren
fetch_and_inc-Befehls die erste Speicherzelle erh6ht und anschliefflend wartet, bis served
dieser Nummer entspricht.

/* Lock setzen */
my_ticket = fetch_and_inc(new_ticket);
while(*served !'= my_ticket);

/* kritischer Abschnitt */

/* Lock freigeben */
(kserved)++;

Ahnlich wie bei den vorherigen Algorithmen kann die Anzahl an Cachemisses, die in der War-
teschleife auftreten dadurch verringert werden, dafl nicht andauernd abgefragt wird, sondern
zwischen jedem Test eine gewisse Zeit gewartet wird. Statt einer exponentiellen Zeit wird
hier ein Vielfaches der Differenz zwischen my_ticket und served verwendet.

Queued Locks

Alle bisher gezeigten Varianten hatten immer eine Speicherzelle gemeinsam, an der sie alle
warteten. Das bedeutet aber, daf} die Freigabe des Locks bei jedem der wartenden Prozessoren
einen Cachemiss auslost. Die Erhéhung der fiir eine Anwendung zur Verfiigung gestellten
Prozessoren erhtht also mindestens linear die Anzahl an Cachemisses und verringert damit
den erreichbaren Speedup.

Um diesem Verhalten aus dem Weg zu gehen, muf} auf die gemeinsame Speicherzelle ver-
zichtet werden. Stattdessen erhilt jeder Prozessor, bzw. jeder Thread eine eigene Speicher-
zelle, an der er wartet. Wie die Bezeichnung dieser Variante schon andeutet, werden die einzel-
nen Anforderungen hier in einer Warteschlange verwaltet. Fiir die Manipulation dieser Warte-
schlange muf} aber dann die Hardware geeignete atomare Befehle zur Verfiigung stellen. Die
nachfolgende Implementierung aus [MCS90] verwendet dafiir die Befehle fetch_and store
und compare_and_store:

fetch_and_store(p,i) ersetzt den Wert der durch p bezeichneten Speicherzelle durch i und
liefert den alten Wert zuriick.

compare_and_store(p,c,i) vergleicht den Wert der durch p bezeichneten Speicherzelle mit
c. Bei Ubereinstimmung wird der Wert durch i ersetzt und ein Wert ungleich Null
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zuriickgeliefert. Sonst dndert sich an dem Wert der Speicherzelle nichts und der Befehl
kehrt mit dem Ergebnis Null zuriick.

Jede Anforderung des Locks besteht jetzt aus einer eigenen Struktur (I), aufgebaut aus
einem Zeiger auf die nichste dieser Anforderungen in der Warteschlange und einer privaten
Variable, an der der Prozessor anschlieffend warten kann. Das Lock besteht nur noch aus
einem Zeiger (Lock_ptr) auf derartige Strukturen. Der besseren Ubersicht wegen wurden
hier die beiden Operation zum Setzen und Freigeben des Locks als Funktionen realisiert:

/* Struktur der Lockanforderungen */
struct
{
int wait;
struct node_t *next;
Jnode_t;

/* Funktion zum Anfordern des Locks */
void aquire_lock(struct node_t *Lock_ptr, struct node_t *I)

{
node_t *o0ld;

I->next = NULL;
0old = fetch_and_store(Lock_ptr,I);

if(old !'= NULL) /* die Warteschlange war nicht leer */
{

I->wait =1;

old->next = I; /* I in Warteschlange eintragen */

while(I->wait); /* warten, bis Lock freigegeben wird */
+

¥

/* Funktion zum Freigeben des Locks */
void release_lock(struct node_t *Lock_ptr, struct node_t *I)

{

if (I->next == NULL) /* es gibt noch keinen Nachfolger */
{
if (compare_and_store(Lock_ptr, I, NULL)) /* Struktur austragen */
return;
else /* es wartet bereits ein anderer Thread */
while(I->next == NULL); /* warten, bis er sich eingetragen hat */
+
I->next->wait = 0; /* Lock freigeben */

5.3 Datenstrukturen fiir blockierte Threads

Um blockierte Threads beim Eintreffen des erwarteten Ereignisses wieder deblockieren zu
kénnen, miissen sie in einer geeigneten Weise mit dem Koordinierungsmechanismus verbunden
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sein. Ahnlich wie bei der Verwaltung lauffihiger Threads gelten fiir die dabei verwendeten
Warteschlangenstrukturen Forderungen nach schnellem Zugriff, hohem Parallelititsgrad und
Beriicksichtigung der Lokalitit der dabei benétigten Daten.

Zentrale Sleepqueue

In klassischen Betriebssystemen wie etwa UNIX wird eine zentrale Sleepqueue verwendet, in
die blockierte Prozesse eingetragen werden. Jeder der eingetragenen Prozesse erhilt dabei
einen fiir den Mechanismus charakteristischen Wert, wie etwa die Adresse des fiir den Me-
chanismus verwendeten Speicherbereichs. Anhand dieses Wertes kann bei der gewiinschten
Deblockierung eines Prozesses die Sleepqueue durchsucht werden. Um einerseits die Suche
zu beschleunigen und andererseits bei einem Mehrrechnersystem einen parallelen Zugriff auf
diese Struktur zu erméglichen, hat man auch hier meist mehrere Warteschlangen anstatt einer
verwendet, die jeweils durch ein eigenes Lock geschiitzt werden. Die Abbildung des bei der
Blockierung angegebenen Wertes auf eine der Warteschlangen wird mittels einer geeigneten
Hashfunktion vorgenommen. Abbildung 5.1 zeigt schematisch den Aufbau eines derartigen
Systems mit zentralen Warteschlangen fiir die Run- und Sleepqueue.

eXItO CPU 1 h ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ create()

(D=
O O LTS
] -
L - ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ ‘ unblock()

Abbildung 5.1: Verwendung von zentralen Sleep- und Runqueues

Dem Vorteil ihrer einfachen Implementierbarkeit stehen die Probleme beim Einsatz in
Parallelrechnern, insbhesonders mit NUMA-Architektur gegeniiber. Selbst bei Verwendung
einer aufgeteilten Sleepqueue kann diese Struktur zu einem Flaschenhals werden. Vor al-
lem wenn beim Beniitzen der Struktur Zugriffe auf entfernten Speicher notwendig werden,
verschlimmert sich dieser Effekt, da jeder Zugriff langer dauert.

Lokale Sleepqueues

Statt einer zentralen Struktur kénnte man nun wie bei den Runqueues lokale Warteschlangen
einfiithren — entweder pro Hypernode oder pro Prozessor. Dadurch wiirde einerseits der maxi-
male Parallelititsgrad steigen, da jetzt mehrere Prozessoren gleichzeitig auf diesen Strukturen
arbeiten kénnen und andererseits ligen die Strukturen immer im lokalen Speicher. Abbildung
5.2 zeigt Sleepqueues lokal zu jedem Prozessor.

Problematisch wird dieses Verfahren, wenn sich Threads verschiedener Prozessoren oder
Hypernodes an einem Mechanismus blockieren. Bei einer Deblockierung miissen alle beteilig-
ten Sleepqueues untersucht werden. Zwar kénnen Hinweise auf die zu untersuchenden War-
teschlangen beim Koordinierungsmechanismus, etwa in Form von gesetzten Bits hinterlegt
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Abbildung 5.2: Lokale Sleepqueues fiir jeden Prozessor

werden, was bleibt ist aber der hohe Suchaufwand. Dariiberhinaus geht damit auch wie-
der die Lokalitidt des Zugriffs verloren, da unter Umstidnden auch Warteschlangen entfernter
Hypernodes in die Suche miteinbezogen werden miissen.

Sleepqueues pro Koordinierungsmechanismus

Komplett verzichten kann man auf die Suche nach zu deblockierenden Threads, wenn man
die Warteschlange direkt an den Mechanismus bindet. Jeder Mechanismus weist eine pri-
vate Sleepqueue auf, in die alle an ihm blockierten Threads eingetragen werden. Wird ein
Thread deblockiert, so wird er daraus entfernt und wieder in die zentrale bzw. eine lokale
Runqueue eingefiigt. Vor allem auf Systemen wie der Convex SPP, mit ihren Netzwerkcaches
hat diese Methode den Vorteil, dafl der Mechanismus mitsamt seiner Warteschlange quasi
auf den Hypernode migriert, auf dem er verwendet wird. Solange dann nur dort darauf zu-
gegriffen wird, erscheint der Mechanismus lokal zu liegen. Dieses Verhalten wire mit einer
zentralen Sleepqueue nicht moglich, da hier immer alle Prozessoren darauf zugreifen und die
entsprechenden Strukturen andauernd migrieren wiirden.
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Abbildung 5.3: Lokale Sleepqueues pro Koordinierungsmechanismus
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Vor allem in Systemen mit lokalen Runqueues ergibt sich bei der Deblockierung noch eine
weitere Verbesserungsmoglichkeit. Werden Affinitdtsbetrachtungen fiir Schedulingentschei-
dungen verwendet, so weist die Runqueue jedes einzelnen Prozessors eine relativ aufwendige
Struktur auf. Greift ein deblockierender Prozessor im gegenseitigen Ausschlufl darauf zu,
so koénnen sehr hohe Zugriffszeiten entstehen, die den anderen Prozessor bei seiner Arbeit
behindern. Statt nun die Threads direkt in die Runqueue einzutragen, kénnen diese vom
deblockierenden Prozessor auch in eine einfachere, lokale Struktur — einen Stack oder eine
lineare Liste — beim Zielprozessor eingetragen werden. Daraus werden sie dann vom Zielpro-
zessor entnommen und anhand ihrer Affinitdt bzw. Prioritat in die lokale Runqueue iiber-
nommen. Dadurch 148t sich einerseits der Deblockierungsvorgang vollstindig von anderen
Schedulingentscheidungen entkoppeln und andererseits wird die Warteschlange des Koordi-
nierungsmechanismus schneller wieder zuginglich, da die Deblockierung weniger Zeit kostet.
Die Struktur, die sich daraus ergibt ist schematisch in Abbildung 5.3 zu sehen.
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Kapitel 6

Die MThreads Threadbibliothek

Im Rahmen des ELiTE-Projekts' entstand eine Threadbibliothek in der mehrere der Kon-
zepte der letzten Kapitel realisiert wurden. Nach einem Uberblick iiber den internen Aufbau
der Threadbibliothek wird anhand einiger Testapplikationen der Einflufl der vorgestellten
Strategien fiir MCS und zuséitzlicher Affinitdtsbetrachtungen aufgezeigt.

6.1 Interne Struktur der Threadbibliothek

Die MThreads Bibliothek wurden speziell fiir den Einsatz auf NUMA-Architekturen mit ei-
ner groflen Anzahl an Prozessoren entwickelt. Als Zielarchitektur stand dabei die anfangs
beschriebene Convex SPP mit mehreren Subkomplexen von bis zu 32 Prozessoren am Regio-
nalen Rechenzentrum Erlangen zur Verfiigung.

Die eigentliche Threadumschaltung innerhalb der Bibliothek basiert auf den Quickthreads
([Kep93]) von David Keppel. Dieses Paket stellt grundlegende Mechanismen zur Verfiigung
um Threads zu erzeugen, zwischen Threads umzuschalten und wieder zu terminieren, wobei
diese ausschliefilich durch ihren Stackpointer repriasentiert werden. Das Quickthreads-Paket
wurde im Rahmen einer Studienarbeit von Uwe Reeder ([Red95]) auf die Convex SPP portiert.

Abbildung 6.1 zeigt die interne Struktur der darauf aufbauenden Threadbibliothek. Sie
orientiert sich in ihrem Aufbau stark an den Hierarchiestufen der verwendeten Convex SPP.
Fiir jede Stufe, vom Subkomplex iiber die Nodes zu den einzelnen Prozessoren existieren
eigene Strukturen. Diese Strukturen dienen eigentlich nur dazu die Komponenten des Systems
zu verbinden, d.h. die eigentlichen Algorithmen sind nicht von der tatsichlichen Struktur
des Rechners abhingig, sondern benutzen die Informationen in den logischen Strukturen der
Hierarchiestufen fiir ihre Entscheidungen, wobei mindestens eine Struktur pro Hierarchiestufe
tatsdchlich existieren muf.

6.1.1 Die Threadverwaltungsstrukturen
Die virtuellen Prozessoren

Das Threadpaket erzeugt beim Start durch die Funktion mthr_startup() einen Kernelthread
fiir jeden Prozessor des Subkomplexes, solange keine weiteren Finschrankungen durch den Be-
nutzer vorgenommen wurden. Jeder dieser Kernelthreads — auch derjenige des urspriinglich

!Erlangen Lightweight Thread Environment
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Abbildung 6.1: Struktur der MThreads-Bibliothek

startenden UNIX-Prozesses — wird durch eine vepu_t Struktur repriasentiert. Sie beinhal-
tet hauptsichlich Referenzen auf prozessorlokale Strukturen, wie die lokale Start-, Run- und
Deblockedqueue und lokale Freilisten fiir hdufig benttigte Strukturen wie Stacks, Thread-
strukturen usw.

Sobald sich ein Thread blockieren oder terminieren will, sucht der Prozessor nach einem
geeigneten Nachfolgerthread. Dabei entnimmt er wenn moéglich einen lauffihigen Thread aus
seiner lokalen Runqueue. Sollte der Prozessor keinen lauffihigen Thread finden, so entnimmt
er einen startfihigen Thread aus seiner lokalen Startqueue, stattet ihn mit einem Stack aus
und 148t ihn durch das Quickthreads-Paket initialisieren. Anschlieflend wird auf diesen Thread
umgeschaltet. Sollte auch die lokale Startqueue des Prozessors leer sein, so wird zuerst die
Startqueue des Nodes, anschlieffend die des Subkomplexes und zuletzt die Startqueues der
anderen Prozessoren des Hypernodes untersucht. Frst wenn auch diese Suche fehlschligt,
wird auf einen privaten Idlethread umgeschaltet, der fiir den dann notwendigen Lastausgleich
sorgt.

Die Nodestruktur

Ebenso wie fiir jeden Prozessor im System existiert fiir jeden Node eine eigene Struktur. Auch
sie enthilt wieder eine Startqueue fiir neu erzeugte Threads, die nun nur einem Node, nicht
einem speziellen Prozessor zugeordnet wurden und Freilisten fiir verschiedene Strukturen.
Die Nodestruktur dient aber hauptsichlich der Verwaltung der CPU-Strukturen dieses
Nodes. Sie enthilt sowohl eine Liste aller dieser vepu_t Strukturen, sowie einen Zihler und
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eine Warteschlange fiir blockierte Kernelthreads. Sobald sich beim Lastausgleich durch den
Idlethread eines Prozessors kein neuer Thread mehr findet, wird der zugehorige Kernelthread
blockiert, wobei wieder ein zweistufiges Spin-Blocking Verfahren verwendet wird. Sollte sich
der letzte Kernelthread des Nodes blockieren, wird dies mittels eines nodeinternen Zihlers
festgestellt und an die Subkomplexstruktur weitergeleitet.

Die Subkomplexstruktur

Analog den Nodestrukturen enthilt die Subkomplexstruktur eine Liste aller Nodes und einen
Zédhler fir vollstandig blockierte Nodes. Sollte sich der letzte Node als blockiert melden,
wird die Anwendung beendet, da dann kein lauf- bzw. startfihiger Thread mehr existiert.
Dariiberhinaus findet sich auch hier eine Startqueue — jetzt fiir Threads, die an keinen Node
oder Prozessor gebunden, sondern als allgemein migrierbar gekennzeichnet wurden.

Die lokalen Runqueues

Jeder Prozessor besitzt eine lokale Runqueue mit lauffihigen Threads. Aufgrund der Anforde-
rungen an Runqueues, wie schneller Zugriff, gute Abbildung unterschiedlicher Affinitdtsmafle
und leichte Teilungs- und Verschmelzungseigenschaften wurde ein Bindrbaum als Grundstruk-
tur gewdhlt. Dieser besitzt aber nicht nur wie iiblich einen Zeiger auf die Wurzel, sondern
auch noch Zeiger auf das minimale und maximale Element. Da nur auf diese beiden Elemente
direkt zugegriffen werden muf}, konnten die Algorithmen fiir das Entfernen von Elementen
stark vereinfacht werden.

Root
Root
Root

J/ Fal 1 J/ Fall 2 J/

Max

—
Max Max
— —_—

Abbildung 6.2: Zugriff auf das hochstpriore Element der Runqueue

Soll etwa das maximale Element entfernt werden und handelt es sich um ein Blatt (siehe
Abbildung 6.2, Fall 1), dann wird es entfernt und der Verweis auf das maximale Element auf
den Vorgingerknoten gesetzt. Sollte es sich bei dem maximalen Element um einen Knoten
handeln, so kann es an maximal einem nichtleeren Ast einen Teilbaum besitzen, durch dessen
Wurzel das es ersetzt wird. Anschlieflend wird wieder solange nach unten gelaufen, bis wieder
das maximale Blatt erreicht ist (Abbildung 6.2, Fall 2). Man erkennt, daf} selbst bei einem
entarteten Baum im Mittel nur wenige Operationen ausgefiihrt werden miissen. Selbst wenn
die entstandene Liste komplett durchlaufen werden mufl, um wie in Fall 2 das maximale Blatt
zu finden, so kénnen doch anschlieflend alle weiteren Entfernungen in konstanter Zeit erfolgen.
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Die Startqueues

Zuséatzlich zu den sonst in Betriebssystemen oder Threadbibliotheken vorzufindenden Prozef-
bzw. Threadzustinden, wie lauffahig, blockiert, laufend usw. existiert hier ein weiterer
Zustand fiir Threads. Neu erzeugte Threads werden im Zustand STARTABLE in eine Startqueue
eingetragen. Startfihige Threads stellen ein, aus einer Threadstruktur bestehendes Geriist
dar, das die gesamte zur tatsichlichen Instanziierung notwendige Information enthilt.

Bei der Erzeugung eines neuen Threads durch den Aufruf mthr_create() kann der Benut-
zer spezifizieren, wo der Thread berechnet werden soll. Zur Auswahl steht dabei eine Bindung
an einen bestimmten virtuellen Prozessor, einen bestimmten Node oder die freie Migrierbar-
keit iiber den gesamten Subkomplex. Verzichtet der Benutzer auf eine spezielle Zuordnung, so
wird der neue Thread standardmifig in die Startqueue des erzeugenden Prozessors eingetra-
gen. Realisiert wird diese Bindung durch eine Hierarchie an Startqueues, die von Prozessoren
zum Finden eines Nachfolgerthreads fiir einen terminierenden oder blockierenden Thread ab-
gesucht wird. Neben dieser statischen Zuordnung kénnen startfihige Threads mit dem Befehl
mthr prefetch thread() zur Laufzeit in die Startqueue des aufrufenden Prozessors migriert
werden.

Threads werden erst dann aus einer Startqueue entnommen, wenn kein lauffihiger Thread
mehr in der lokalen Runqueue existiert. Damit wird sichergestellt, daff immer nur die absolut
notwendige Zahl an Threads gleichzeitig bearbeitet wird und damit weniger Beeinflussungen
untereinander in den Prozessorcaches entstehen. AufBlerdem steigt bei dieser Strategie die
Wahrscheinlichkeit, daff beim Start eines Threads ein nicht mehr benutzter Stack in einer
lokalen Freiliste gefunden werden kann. Gerade auf Systemen wie der Convex kann dieses
Wiederbenutzung von Stacks die notwendigen Kosten stark reduzieren. Dazu zdhlt nicht nur
die Zeit zum Anfordern des Speichers mittels einer Bibliotheksfunktion, sondern vor allem
die Zeit die das darunterliegende MACH-Betriebssystem zum Anlegen des Speichers beim
ersten Zugriff benttigt. Abgesehen von den gesparten Kosten fiir das Anlegen eines neuen
Speicherbereichs kann bei der Wiederbenutzung von Stacks auch noch Nutzen aus einer unter
Umstanden verbliebenen Abbildung dieses Speicherbereichs in den Cache des zugreifenden
Prozessors gezogen werden.

Freilisten

Jeder Prozessor besitzt Freilisten fiir hiufig verwendete Strukturen. Dazu zdhlen neben Stacks
vor allem Threadstrukturen und Speicherbereiche fiir Koordinierungsmechanismen. Neben
dem Vorteil entfallender Speicheranforderungen und einer besseren Cacheausnutzung besteht
ein Hauptvorteil auch in der durch die Freilisten garantierten Ausrichtung dieser Strukturen
im Speicher. So sind etwa alle Elemente der Freiliste fiir Threadstrukturen an 64 Bytegrenzen
ausgerichtet um eine Abbildung der Threadstrukturen auf eine CTI-Cachezeile sicherzustellen.

Strukturen werden innerhalb der Freilisten in LIFO-Ordnung verwaltet, um immer die-
jenigen Strukturen zuerst zu verwenden, die noch die héchste Affinitdt zum Prozessorcache
aufweisen. Sollte eine der Listen fiir kleine Strukturen iiberlaufen, so wird die Hélfte ihrer
Elemente in die globalere Freiliste des Nodes iibernommen. Entsprechend wird aus dieser
globaleren Liste eben diese Anzahl an Elementen angefordert, sollte die lokale Freiliste leer
sein. Im Gegensatz dazu wird bei den Freilisten fiir Stacks immer nur ein Element an den
globalen Pool abgegeben, bzw. von dort angefordert.
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6.1.2 Die Koordinierungsmechanismen

Die Threadbibliothek bietet zur Koordinierung Mutexlocks, Semaphoren, Barrieren und Be-
dingungsvariablen an. Alle dieser Mechanismen bauen intern auf einer speziellen Form von
Bedingungsvariablen auf, die eine private Warteschlange fiir blockierte Threads verwaltet.
Bei der Blockierung an dieser internen Bedingungsvariable wird ein zweistufiges Spin-Blocking
Verfahren verwendet, wobei beim Blockierungsaufruf die vermutete Wartezeit angegeben wer-
den kann. Aufgrund dieser Information wird entschieden, ob sich aktives Warten lohnt, oder
ob sofort blockiert werden soll. Wird etwa ein Mutexlock erfolgreich gesetzt, so liest es eine
hochauflésende Systemuhr aus und speichert diesen Wert. Bei der Freigabe des Locks kann
damit die Zeit ermittelt werden, die das Lock gesetzt war. Mittels einer einfachen Alterungs-
funktion wird aus dem bisher erwarteten Wert fiir die Dauer und dem eben ermittelten ein
neuer Wert berechnet, der fiir die Entscheidung zwischen aktivem Warten oder Blockieren
herangezogen werden kann.

Werden Threads deblockiert, so tragt sie der deblockierende Thread in die Deblocked-
queues der Prozessoren ein, von denen sie vorher berechnet wurden. Bei den Deblockedqueues
handelt es sich um einfache lineare Listen, die eine schnelle Finfiigeoperation zulassen. Sobald
ein Prozessor nach einem neuen Thread sucht, entnimmt er alle Threads aus seiner Deblocked-
queue, berechnet aus deren Affinititsinformation ihre Prioritit und trigt sie in seine lokale
Runqueue ein.

Fiir die notwendige Atomaritit bei der Manipulation der einzelnen Warteschlangen und
Strukturen sorgen Spinlocks, die aus Effizienzgriinden in Maschinensprache implementiert
wurden, da sie die am hiufigsten verwendeten Funktionen der Threadbibliothek darstellen.
Um eine hinreichend gute Skalierbarkeit sicherzustellen wurden dabei Snooping Locks mit
exponentiellem Backoff und oberer Grenze fiir die Wartezeit zwischen den einzelnen Lesezu-
griffen verwendet.

6.1.3 Lastausgleich zwischen den Prozessoren

Sollte ein Prozessor bei der Suche nach einem startfihigen Thread innerhalb seines Hyper-
nodes nicht fiindig werden, so schaltet er auf einen privaten Idlethread um, der dann den
Lastausgleich iibernimmt. Um nicht bei einem Mangel an Threads, etwa am Ende eines Pro-
grammlaufes, die restlichen Berechnungen durch eine Vielzahl an suchenden Prozessoren zu
belasten, wird maximal einem Prozessor pro Hypernode Lastausgleich erlaubt. Alle anderen
miissen gegebenenfalls warten.

Der Lastausgleichsalgorithmus arbeitet auf zwei Ebenen. Zuerst versucht er die startfihi-
gen Threads umzuschichten, da diese im Vergleich zu lauffihigen Threads noch kaum Affi-
nitat zu einem Prozessor aufweisen. Dazu untersucht er die Startqueues aller Prozessoren,
entnimmt jeder nichtleeren Warteschlange einen Thread und iibertrigt ihn in die Startqueue
der Nodestruktur dieses Prozessors. Anschliefend entnimmt er aus den Startqueues jeder
Nodestruktur je einen Thread und iibergibt ihn der Startqueue des Subkomplexes. Dadurch
wird sichergestellt, daf} sich der Lastausgleich fiir alle Prozessoren etwa gleich auswirkt und
trotzdem anschliefend mehr als ein Thread zur Verfiigung steht, um nicht sofort wieder Anlaf
fiir eine erneute Suche zu haben. Die durch den Benutzer getroffene Zuordnung von Threads
zu Prozessoren oder Nodes wird auflerdem durch dieses Verfahren immer nur in geringem
Umfang gestort.

Sollte kein startfihiger Thread mehr auffindbar sein, d.h. die Startqueue des Subkomplex
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nach dieser Suche immer noch keinen Thread enthalten, so geht der Algorithmus in die zweite
Phase iiber und sucht einen lauffihigen Thread. Dazu untersucht er, beginnend bei seinem
eigenen Node alle nichtleeren Runqueues. Von den Threads niedrigster Prioritdt in diesen
Warteschlangen sucht er sich denjenigen aus, von dem er die grofite Verbesserung erwartet.
Dabei verwendet der Prozessor Information iiber die zu erwartende Rechenzeit aller Threads
innerhalb der jeweiligen Runqueue, die erwartete Rechenzeit des Threads niedrigster Prioritit
und dessen Affinitat. Migriert werden nur Threads, bei denen die Summe aus Rechenzeit und
Zeit fiir die Cachemisses zum Aufbau der Arbeitsmenge des Threads auf dem neuen Prozessor
kleiner ist als die Rechenzeit aller Threads auf dem alten Prozessor, inklusive des untersuchten.

Erst wenn auf dem lokalen Node kein lauffihiger Thread gefunden, bzw. bei keinem
Thread eine Verbesserung erwartet werden kann, wiederholt der Prozessor den Vorgang auf
einem anderen Node, wobei dann auch die Berechnung der Verluste durch die Cacheladezeiten
entsprechend angepaflt erfolgt. Auch damit werden wieder lokale Migrationen, d.h. innerhalb
des Nodes bevorzugt, um damit Nutzen aus der Lokalitit der Daten im Hauptspeicher des
Nodes bzw. der Affinitdt des Threads zum Netzwerkcache zu ziehen.

Sollte kein lauffihiger Thread gefunden werden kénnen, so wird der virtuelle Prozessor in
eine Warteschlange beim Node eingetragen und der zugehérige Kernelthread blockiert.

Ermittlung und Auswertung der Affinitat

Um die Untersuchung verschiedener Strategien bei der Ermittlung der Affinitdt von Threads
zu Prozessoren und deren Umsetzung in eine Prioritdt zu unterstiitzen, wurden diese Aufgaben
in Form eines eigenstindigen Moduls modelliert, das innerhalb der Bibliothek jederzeit durch
ein anderes ersetzt werden kann.

Das Modul besteht aus drei Funktionen, von denen zwei der Ermittlung der Affinitét
dienen, wihrend die dritte die Umsetzung in eine Prioritit bzw. den Vergleich der sich
ergebenden Prioritdten zweier Threads realisiert.

aff_thread_stopped() wird durch die Bibliothek aufgerufen wenn sich ein Thread blockiert
oder terminiert, um die Affinititsmessung fiir diesen Thread zu beenden.

aff_thread_started() wird im Anschlufl daran fiir den Nachfolgerthread aufgerufen, um fiir
diesen die Affinitdtsmessung zu starten.

aff_greater() legt die Ordnung innerhalb der Runqueue fest, d.h. wenn beim Eintragen eines
neuen Threads in die Runqueue ein Vergleich zwischen zwei Threads erfolgt, wird diese
Vergleichsfunktion herangezogen. Werden innerhalb dieser Funktionen die Priorititen
der Threads berechnet, dann kénnen damit auch die vorgestellten dynamischen Mafle
realisiert werden.

Fiir die Messung der Cachemisses stellt die Convex SPP Zahler zur Verfiigung, mit denen
man entweder die Cachemisses im Datencache bzw. im Netzwerkcache oder deren Summe
messen kann. Eine getrennte Messung hingegen ist bei dem eingesetzten Modell SPP 1000
noch nicht méglich. Auf der Basis dieser Mefimoglichkeiten wurden folgende Strategien im-
plementiert und getestet:

VTime: Diese Strategie verwendete eine virtuelle Zeit, indem bei jedem Aufruf der Funk-
tion aff _thread stopped() ein Zihler beim Prozessor inkrementiert und sein Wert als
Prioritat des Threads interpretiert wird.
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CMisses: Hier werden die innerhalb des Berechnungsabschnittes aufgetretenen Cachemisses
gezihlt und als Prioritdt verwendet, d.h. es wird davon ausgegangen, daf} ein Thread
mit vielen Cachemisses einen grofien Teil seiner Arbeitsmenge in den Cache geladen hat
und deshalb vorrangig zu berechnen sei.

CmSum: Anstatt der Cachemisses nur eines Berechnungsabschnittes wird hier die Summe
aller bisherigen Abschnitte verwendet, um damit die Berechnungsgeschichte des Threads
mit in Prioritdtsentscheidung einflieflen zu lassen.

Reload: Bei dieser Strategie erhilt der Thread die héchste Prioritdt, der nach dem vorge-
stellten mathematischen Modell die wenigsten Cachemisses bei seinem Start erwarten
1aBt. Dazu wird beim Starten und Stoppen eines Threads jeweils der Frwartungswert
fiir seine Arbeitsmenge berechnet und beim Aufruf von aff_greater() in die zu erwar-
tenden Reloadzeiten umgesetzt, wobei diese Werte einer Tabelle entnommen werden.

6.2 Resultate verschiedener Beispielanwendungen

Um den Einflul von MCS und den verschiedenen Strategien fiir Affinitdtsbetrachtungen sicht-
bar zu machen, wurden zwei numerische Verfahren in einfacher Weise mittels der Threadbi-
bliothek parallelisiert. Neben diesen beiden Anwendungen wurden auflerdem verschiedene
synthetische Testprogramme auf einem aus 4 Hypernodes, d.h. 32 Prozessoren bestehenden
Subkomplex der Convex SPP des Regionalen Rechenzentrums in Erlangen getestet.

Einige Figenschaften des verwendeten Rechners haben sich dabei als hinderlich beim Ein-
satz von MCS, bzw. allgemein bei der Verteilung der Berechnung herausgestellt. Zum einen
ist es nicht moéglich die Lokalitdt angeforderten Speichers festzustellen. Speicher, den man
mittels der Bibliotheksfunktion malloc() anfordert, wird standardméfig als FAR_SHARED
Memory in Seiten von 4 KByte auf die Hypernodes des gesamten Subkomplexes verteilt.
Daraus ergeben sich mehrere Nachteile:

e Da der Ort des Speichers nicht direkt ermittelt werden kann, wird eine Zuordnung von
Threads zu bestimmten Hypernodes anhand von Lokalitdtsinformation erschwert, wenn
nicht unmdéglich. Ausgeniitzt werden kann nur die Lokalitdt zu den Abbildungen dieses
Speichers in die Netzwerkcaches.

o Ahnlich der Verteilung der Daten miifite auch eine Verteilung der Berechnung auf alle
Hypernodes des Systems erfolgen, unabhingig davon, dafl unter Umstinden nur ein
Teil der Prozessoren verwendet werden soll. Dadurch entstiinde dann aber wieder ein
bedeutend héherer Kommunikationsaufwand.

e Die Netzwerkcaches sind physikalisch adressiert. Sollten beim Anfordern eines groflen
Speicherbereichs alle Hypernodes noch wenig belastet sein, so ist die Wahrscheinlichkeit
grof}, daf die jeweilige Beitrige der Hypernodes auf dieselben Bereiche im Netzwerk-
cache abgebildet werden. Fine Anwendung, die den gesamten Speicherbereich benétigt
wird sich aufgrund dieses Aliasing andauernd die eben eingelagerten Cachezeilen wieder
verdriangen und damit sehr hohe Cachemisszahlen erzeugen.

Eine anderer Effekt beruht auf einer Figenschaft des zugrundeliegenden Betriebssystems
MACH. Fordert eine Bibliotheksfunktion Speicher vom Betriebssystem an, so wird dieser
nicht tatsdchlich sofort angelegt, sondern es werden nur die notwendigen Informationen im
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Betriebssystem hinterlegt. Erst wenn der erste Prozessor auf eine Seite zugreift, die bis zu dem
Zeitpunkt noch nicht benutzt wurde, wird sie tatsdchlich angelegt. Startet man nun eine An-
wendung, bei der eine hohe Zahl an Prozessoren gleichzeitig diese Aktion auslésen, so miissen
sie sich alle innerhalb des Betriebssystems koordinieren. Als Resultat entstehen sehr hohe
Systemzeiten, die bei den Beispielanwendungen die Gréflenordnung der reinen Rechenzeiten
erreichten.

6.2.1 Vorstellung der Beispielapplikationen

Zwei der verwendeten Beispielanwendungen stammen aus dem Bereich der numerischen Ma-
thematik. Anwendungen aus der numerischen Mathematik bentigen meist sehr hohe Rechen-
leistungen und stellen damit typische Beispiele fiir wissenschaftliches Hochleistungsrechnen
dar. Bei der dritten Anwendung handelt es sich um ein synthetisches Testprogramm, mit
dem die Effizienz der verwendeten Koordinierungsmechanismen getestet wurde ([Bel95b]).

Bei der Parallelisierung der nachfolgend vorgestellten, numerischen Anwendungen wurde
auf die Verwendung spezieller Optimierungen verzichtet, sondern der zugrundeliegende Al-
gorithmus in einfacher Weise parallelisiert. Ziel der Beispiele war nicht einen optimalen Al-
gorithmus fiir die Parallelisierung auf einer NUMA-Architektur zu entwickeln, sondern den
Einflul der Mechanismen der Threadbibliothek auf ein, mit Hilfe von Threads parallelisiertes
Programm zu zeigen.

LR-Faktorisierung

Bei der ersten Anwendung handelt es sich um die LR-Faktorisierung einer reguldren Matrix
mittels Gauss-Elimination. Die Matrix A wird durch dieses Verfahren in eine rechte obere
Dreiecksmatrix R und eine linke untere Dreiecksmatrix L in der Art zerlegt, dafl gilt A = LxR.
Dieses direkte Verfahren stellt damit eine Grundlage etwa zur Invertierung von Matrizen
und Losung linearer Gleichungssysteme dar, wobei im allgemeinen Fall noch durch geeignete
Mafinahmen fiir hinreichende numerische Stabilitit gesorgt werden muf.

Parallelisiert wurde das Verfahren, indem fiir jede Zeile der 1024x1024 Elemente umfas-
senden Matrix A ein Thread erzeugt wurde, der fiir die Berechnung seiner Zeile verantwort-
lich ist. Um sicherzustellen, daf} die fiir die Berechnung seiner Zeile notwendigen Daten der
dariiberliegenden Zeilen fertig berechnet vorliegen, wurden geeignete Koordinierungsmafinah-
men ergriffen.

Durch diese Koordinierung kann es zu mehrfachen Blockierungen wihrend der Berech-
nungsphase eines Threads kommen. Damit sind die Voraussetzung fiir den gewinnbringenden
Einsatz von Affinitdtsbetrachtungen und MCS geschaffen. Untersucht man aber das Zugriffs-
verhalten der Threads vor und nach einer Blockierung, so stellt man fest, daf§ er nachher auf
andere Bereiche zugreift, da er immer genau vor dem Zugriff auf die nichste der dariiberlie-
genden Matrixzeilen blockiert wird. Wenn der Thread also Nutzen aus seiner Affinitdt zieht,
dann nur aufgrund seiner privaten Daten wie seinem Stack und seiner eigenen Matrixzeile,
auf die er weiterhin zugreift.

Als problematisch haben sich die oben beschriebenen Figenschaften der verwendeten Ma-
schine erwiesen. Da vor allem die Threads fiir die letzten Zeilen fast die gesamte Matrix
fiir ihre Berechnung benétigen macht sich bei ihnen das Aliasing innerhalb der Netzwerk-
caches stark bemerkbar. Um diesem Effekt aus dem Weg zu gehen, wurde die Matrix als
NEAR_SHARFED angefordert, d.h. sie liegt komplett im Speicher eines Hypernodes und
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belegt damit keine physikalischen Adressen, die sich im Netzwerkcache iiberlagern kénnen.
Damit wurde aber auch die Méglichkeit aufgegeben, Threads am Ort ihrer Daten zu starten.
Stattdessen wurden die Threads gleichméflig auf die Hypernodes verteilt. Das Problem der
hohen Systemzeiten konnte hingegen nur unzureichend beseitigt werden, indem vor dem Start
der eigentlichen Berechnung pro Hypernode ein Thread alle Seiten des verwendeten Speichers
anfaffit. Dadurch daB nur ein Thread pro Hypernode das Anlegen interner Strukturen im
Betriebssystemkern auslst, konnte die Systemzeit aber zumindest um eine Gréflenordnung
gesenkt werden.

Jacobi-Iteration

Die zweite Anwendung stellt ein iteratives Losungsverfahren fiir lineare Gleichungssysteme
dar, wie sie vor allem bei der Diskretisierung partieller Differentialgleichungen entstehen. Es
handelt sich dabei um das sogenannte Gesamtschritt- oder Jacobiverfahren, bei dem iterativ
eine Losung des linearen Gleichungssystems A « x = b ermittelt wird. Dazu wird die Matrix
A folgendermafBlen zerlegt:

A=D-L-U (6.1)

Darin stellt D die Matrix der Diagonalelemente dar, wihrend die Summe —(L + U) den
restlichen Teil der Matrix enthilt. Ausgehend von einem Startwert fiir die Losung 2% wird
die Losung iterativ durch die folgende Gleichung ermittelt

2"t =D NL4+U)x"+ D' (6.2)

Auf die Voraussetzungen, die die Matrix A aufweisen muf}, damit diese Iteration tatsich-
lich konvergiert soll hier nicht eingegangen, sondern auf die einschligige Literatur verwiesen
werden (siehe etwa [Sch93]).

Wie bei der Losung diskretisierter, partieller Differentialgleichungen iiblich wurde auch
hier auf ein explizites Aufstellen der Matrix A verzichtet. Stattdessen wird das Verfahren di-
rekt auf dem diskretisierten Gebiet ausgefiihrt, das in obiger Gleichung als Vektor b enthalten
war. Das Gebiet wurde dabei wieder in Streifen unterteilt, die einzelnen Threads zugeordnet
wurden. Nach jedem Iterationsschritt synchronisieren sich alle Threads mittels einer Barriere
und es wird aufgrund einer berechneten Fehlergréfle entschieden, ob eine weitere Iteration
angestoflen werden soll.

Da ein Thread in jeder Iteration, abgesehen von den Randwerten seines Streifens nur die
Daten seines letzten Iterationsschrittes verwendet, bietet diese Anwendung gute Vorausset-
zungen um Nutzen aus MCS und Affinitdtsbetrachtungen zu ziehen. Auch spielen hier die
negativen Eigenschaften der verwendeten Architektur nur eine untergeordnete Rolle. So erge-
ben sich nur geringe Systemzeiten, da alle Threads ein anderes Zugriffsverhalten zeigen und
damit weniger Synchronisationsaufwand innerhalb des Betriebssystems notwendig ist. Ande-
rerseits greifen sie aber auch immer nur auf einen kleinen Teil des Speichers zu, so daf§ auch
das Aliasing im Netzwerkcache kaum Einflufl auf die Berechnung zeigt.

Koordinierung durch Mutexlocks

In dieser Testanwendung wurden eine grofie Anzahl an Threads erzeugt, die sich paarweise
mittels eines Mutexlocks synchronisieren, wobei regelméBig Threadwechsel ausgel6st werden.
Zwischen den Lockingaufrufen werden keine Berechnungen oder Speicherzugriff durchgefiihrt.
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Damit beschriankt sich die Arbeitsmenge der Threads nur auf ihre Threaddatenstrukturen
und ihren Stack. Der erreichbare Durchsatz wird also hauptsidchlich davon bestimmt, ob
diese Strukturen in den einzelnen Caches vorliegen und wie schnell die Synchronisation tiber
die Mutexlocks erfolgt. Durch die hohe Anzahl an Threadwechsel und den damit notwen-
digen Schedulingentscheidungen kann, unabhingig von etwaigen Abhingigkeiten der Berech-
nung einzelner Threads, wie sie bei den numerischen Anwendungen auftreten, der Einflufl der
Threadverwaltung untersucht werden.

6.2.2 Einflul von MCS auf den erreichbaren Speedup

Um den Einflufl von MCS auf den erreichbaren Speedup der Anwendungen testen zu kénnen,
wurde eine zentrale Version der Bibliothek erstellt, die nur eine gemeinsame Run- und Start-
queue aufweist. Auch die lokalen Freilisten wurden auf ihre Minimalgréfie reduziert und
die Strukturen stattdessen ausschliefilich aus entsprechend vergréflerten globalen Freilisten
des Nodes entnommen. Demgegeniiber steht die in Abbildung 6.1 gezeigte Struktur mit
lokalen Warteschlangen und Freilisten, aber ebenfalls noch ohne ergdnzende Betrachtung von
Affinit&tsinformationen.

Beurteilung der Meflergebnisse
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Abbildung 6.3: Das Jacobiverfahren mit und ohne MCS

Abbildung 6.3 zeigt die gemessenen Rechenzeiten und Speedupwerte des Jacobiverfah-
rens auf einem Gebiet mit 512x512 Punkten und 1000 Iterationen. Man erkennt deutlich
den Einflufl der hohen Latenzzeiten beim Zugrifl auf entfernten Speicher. Sobald mehr als
8 Prozessoren verwendet werden, erfolgt die Kommunikation an den Rindern verschiedener
Streifen iiber Nodegrenzen hinweg. Im Vergleich zur Rechenzeit von nur wenigen Hundert
Mikrosekunden pro Streifen in jeder Iteration macht sich diese Kommunikation stark bemerk-
bar. Fiir jeden der 128 in der Parallelisierung eingesetzten Threads entstehen pro Iteration
256 Cachemisses im Datencache, bzw. 128 Cachemisses im Netzwerkcache, falls die Kommu-
nikation iiber Nodegrenzen erfolgt. Diese Kosten in Verbindung mit den Verlusten durch die
notwendigen Threadwechsel erkldren den relativ geringen erreichbaren Speedup.
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Ebenso deutlich ist aber auch der Unterschied zwischen der zentralen und der dezentralen
Version erkennbar. Zwar gleichen sich die Formen der Speedupkurven, da diese charakteri-
stisch fiir die gewdhlte Parallelisierung sind, jedoch verlduft die Kurve fiir die zentrale Version
des Programms aufgrund der weitaus grofleren Anzahl an Cachemisses flacher. Bei steigen-
der Prozessorzahl macht sich die Kommunikation iiber Nodegrenzen als dominanter Faktor
bemerkbar. Da sich diese Kosten nicht reduzieren lassen, gleichen sich die beiden Speedup-
kurven langsam einander an, obwohl die zentrale Version bei 32 Prozessoren etwa 60 Millionen
Cachemisses mehr erzeugt, als die dezentrale.
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Abbildung 6.4: Die LR-Faktorisierung mit und ochne MCS

Noch stirker als beim Jacobiverfahren macht sich die Kommunikation bei der LR-Zerlegung
mittels der Gauss-Elimination auf der verwendeten 1024x1024 Matrix bemerkbar. Zwar kann
hier MCS ein Steigerung des Speedups tiber Hypernodegrenzen hinaus bis zu 12 Prozessoren
erreichen, jedoch fillt die Speedupkurve anschlieflend sehr schnell.

Durch die groflen Unterschiede in der Laufzeit der einzelnen Threads entsteht bei der
Gauss-Elimination ein erhebliches Lastungleichgewicht. Durch den besseren Lastausgleich
zeigt deshalb die zentrale Version innerhalb eines Hypernodes bessere Ergebnisse. Jedoch
kann sie keinen Nutzen aus den Prozessoren mehrerer Hypernodes ziehen, da durch die ent-
stehenden Migrationskosten der Gewinn durch den Lastausgleich aufgehoben wird. Durch
die Bindung an Prozessoren bei der dezentralen Version werden diese Kosten reduziert, so
dafl auch mehr als ein Hypernode ausgenutzt werden kann. Der maximale Speedup wird hier
bei 12 Prozessoren erreicht und bleibt auch im Anschlufl deutlich héher als bei der zentralen
Version ohne MCS, die bei 32 Prozessoren wiederum etwa 40 Millionen Cachemisses mehr
erzeugt, als die dezentrale Version.

Abbildung 6.5 zeigt die maximal erreichte Anzahl an Synchronisationsoperationen, die
durch die paarweise Synchronisation von 4096 Threads mit jeweils 8 KByte Stack gemessen
wurden. Bei einem Prozessor werden sowohl von der zentralen, als auch von der dezentralen
Version etwa 100000 Synchronisationen und damit Threadwechsel pro Sekunde erreicht. Steigt
die Anzahl der Prozessoren, so fillt diese Zahl bei der zentralen Version aber sofort stark
ab. Neben dem entstehenden Engpafl beim Zugriff auf die zentralen Strukturen wird diese
Abnahme vor allem durch das komplette Ignorieren von Cacheaffinitat hervorgerufen. Die
Threads migrieren unkontrolliert zwischen den verwendeten Prozessoren und verbringen dabei
den Grofiteil der Zeit damit, ihre Arbeitsmengen in die Prozessorcaches zu laden.
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Abbildung 6.5: Synchronisation durch Mutexlocks

Die dezentrale Version skaliert hingegen bis zu 8 Prozessoren fast linear. Jeder Prozessor
leistet etwa 100000 Synchronisationen pro Sekunde. Sobald die Lockingoperationen aber
Hypernodegrenzen tiberschreiten bricht die erreichbare Zahl auf ca. 40000 Operationen pro
Sekunde ein. Steigt die Anzahl an Prozessoren weiter, nehmen die notwendigen Cachemisses
zum Laden der Arbeitsmengen weiter ab, bis diese, bei 32 Prozessoren fast vollstindig in
den Caches der Prozessoren verbleiben. Dadurch steigt der Durchsatz wieder auf ca. 50000
Operationen pro Sekunde an. Trotz der hohen Kommunikationskosten skaliert die Anwendung
aber jenseits dieses Einbruchs wieder mit der steigenden Prozessorzahl.

Schluf3folgerung fiir die Verwendung von MCS

Die Meflergebnisse machen deutlich, daf die Anwendung von MCS in Form dezentraler Struk-
turen durchwegs positive FErgebnisse zeigt. Fiir fast jede Prozessorzahl wurde in den Anwen-
dungen eine zumindest gleichwertige Auslastung der Maschine, erkennbar an den meist héhe-
ren Speedupzahlen erreicht. Spitestens aber bei der Uberschreitung von Hypernodegrenzen
mit den dann anfallenden hohen Latenzzeiten beim Zugriff auf entfernten Speicher iiberwie-
gen die Vorteile von MCS die Nachteile, die durch die aufwendigeren Algorithmen bei der
Threadverwaltung erzeugt werden. Im Fall der LR-Faktorisierung gelang es zum Beispiel den
sogenannten Operating Point, also den Punkt héchsten Speedups zu héheren Prozessorzahlen
und damit mehreren Hypernodes zu verlagern([Tuc93]).

Fir Anwendungen, die dhnlich der synthetischen Testanwendung nur geringe Berechnun-
gen ausfithren und deren Durchsatz hauptsichlich von der Zeit zum Laden ihrer Arbeitsmenge
dominiert wird, ist MCS mit dezentralen Strukturen bereits bei kleinen Prozessorzahlen un-
abdingbar. Die Verbesserungen sind dabei einerseits durch den wegfallenden Engpafl der
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zentralen Datenstrukturen, andererseits aber vor allem auch durch eine besser Beachtung
der Affinitdt der einzelnen Threads zu ihren Prozessoren zuriickzufithren. Die Tatsache, dafl
es sich bei den Hypernodes der Convex SPP um symmetrische Multiprozessoren mit UMA-
Charakteristik handelt, zeigt, daf die dezentralen Verfahren nicht nur auf Hochleistungsrech-
ner mit NUMA-Architektur anwendbar sind, sondern auch auf kleineren Parallelrechnern.
Auf Architekturen mit besseren Moglichkeiten die Lokalitdt von Daten zu bestimmen,
sollte sich der Einfluf von MCS sogar noch weiter erhéhen lassen, da damit nicht nur die
Anzahl an Cachemisses reduziert werden kann, sondern auch deren mittlere Latenzzeit.

6.2.3 Einflu} verschiedener Affinitatsmodelle

Um den Einflufl der verschiedenen implementierten Affinitdtsmodelle beurteilen zu kénnen,
wurden wieder die beiden numerischen Anwendungen verwendet. Beide wurden mit den ent-
sprechenden Bibliotheken tibersetzt und mehrfach bei verschiedenen Prozessorzahlen getestet.
Da dabei die gemessenen Zeitunterschiede relativ klein sind, machen sich Einfliisse des Be-
triebssystems, etwa bei der Zeit zum Generieren der Kernelthreads, hier stirker bemerkbar
und verfilschen die Meflergebnisse. Die eindeutige Entscheidung fiir oder gegen ein Modell
kann also nicht immer getroffen werden.
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Abbildung 6.6: Einflufl von Affinitdtsbetrachtung auf die LR-Faktorisierung

Abbildung 6.6 zeigt den Einfluf}, den die zusidtzlichen Affinitdtsbetrachtungen auf den
Speedup der LR-Faktorisierung hatten. Alle Werte wurden dabei auf den Speedup bezogen,
der bei einfachem MCS ohne Affinititsbetrachtungen gemessen wurde. Bei der Interpre-
tation der Werte mufy darauf geachtet werden, dafl bei der gewdhlten Parallelisierung eine
Abhéngigkeit zwischen den Threads existiert. Die Entscheidung iiber eine gewisse Reihen-
folge beeinflufit damit nicht nur die auftretenden Cachemisses, sondern unter Umstidnden
auch die Anzahl notwendiger Threadwechsel. Dadurch entstehen Effekte, wie etwa bei zwei

Prozessoren, wo bei Reload, trotz einer Verringerung der Cachemisses um 8 Millionen, die
Rechenzeit steigt.
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Abbildung 6.7: Einflul von Affinitatsbetrachtungen auf das Jacobiverfahren

Abbildung 6.7 zeigt dieselbe Auswertung fiir das Jacobiverfahren. Im Vergleich zur LR-
Faktorisierung, bei der sich die Arbeitsmenge der einzelnen Threads andauernd verdndert,
bleibt diese bei der Jacobi-lTteration konstant. Affinitdtsbetrachtungen koénnen damit viel
besser aus dem bisherigen Verhalten des Threads Schliisse auf sein weiteres Verhalten zie-
hen und damit durch eine entsprechende Berechnungsreihenfolge Verbesserungen erzielen.
Entsprechend deutlicher fillt das Ergebnis der Tests aus. Obwohl die Methoden, die eine
Messung der Cachemisses ben6tigen mehr Aufwand erzeugen und deshalb bei geringen Pro-
zessorzahlen teilweise schlechter abschneiden, steigt bei fast allen Methoden der Speedup bei
zunehmender Prozessorzahl iiber den Speedup ohne Affinitdtsbetrachtungen. Da auBlerdem
bei der Jacobi-Iteration keine weitere Abhingigkeiten zwischen den Threads zu einer Ver-
langsamung der Berechnung fiithrt, treten hier auch keine unerwarteten Einbriiche bei den
einzelnen Methoden auf. Insgesamt kann man dabei die einzelnen Methoden folgendermafien
beurteilen:

Cmisses: Diese Methode approximiert das Cacheverhalten der Threads schlecht, da aus
dem letzten Lauf eines Threads nur ungeniigend auf seinen tatsdchlichen Cachezustand
geschlossen werden kann. Nur selten erzeugt dieses Verfahren, wie etwa bei der LR-
Faktorisierung mit 8 Prozessoren, eine Berechnungsreihenfolge, die eine Beschleunigung
ergibt. Die Verbesserung im Verhalten bei steigender Prozessorzahlen in der Jacobi-
Iteration kann darauf zuriickgefithrt werden, dafl immer weniger Threads pro Prozessor
zur Verfiigung stehen. Damit haben alle Verfahren aber nur noch einen geringeren
Einflufl auf die Berechnungsreihenfolge.

CmSum: Im Gegensatz zu Cmisses ergibt diese Methode eine bessere Modellierung des
Cachezustandes der Threads. Sowohl bei der LR-Faktorisierung, als auch bei der Jacobi-
Iteration wurden mit dieser Methode die besten Meflwerte erzielt. Gegeniiber einem
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maximalen Speedup von 5.5 bei der zentralen bzw. 7 bei der dezentralen Threadver-
waltung beim Einsatz von 8 Prozessoren steigert dieses Affinitdtsmodell den Speedup
bei 8 Prozessoren auf 7.96 und auf maximal 8.5 beim Einsatz von 24 Prozessoren.

Reload: Die Zuhilfenahme der mathematischen Uberlegungen zur Modellierung des Reload
Transients ergab neben der Methode CmSum die besten, reproduzierbaren Ergebnisse.
Bei kleinen Prozessorzahlen wird dieser Gewinn bei beiden Anwendungen durch den ho-
hen Aufwand bei der dynamischen Berechnung der Prioritdten aufgebraucht. Erst bei
hoheren Prozessorzahlen iiberwiegen die Verbesserungen die Kosten. Auf der ande-
ren Seite nehmen bei einer Erhohung der Prozessorzahl aber auch die Cachemisses im
Netzwerkcache zu. Da diese sich, aufgrund fehlender Mefimoglichkeiten aber nicht ge-
trennt modellieren lieflen, nimmt die Treffsicherheit des Algorithmus im Vergleich zu
den anderen langsam wieder ab.

VTime: Die Einfachheit dieser Methode macht sich vor allem bei geringen Prozessorzahlen
bemerkbar, wo sie den aufwendigeren Methoden {iberlegen ist. Sie erreicht bei hohen
Prozessorzahlen zwar nicht die Leistung dieser Algorithmen, erzeugt aber zumindest in
vielen Féllen eine Verbesserung gegeniiber einfachem MCS. Die Tatsache, daf} sie keine
Hardwareanforderungen stellt und bei geringer Prozessorzahl, d.h. hohen Threadzahlen
gute Frgebnisse liefert macht diese Methode besonders beim Einsatz auf kleineren, ein-
fachen Parallelrechnern interessant. Aber sogar auf Monoprozessoren kann diese Stra-
tegien eine bessere Cacheausnutzung ergeben. So dauerte die Jacobi-Iteration bei ihrer
Berechnung mit nur einem Thread auf einem Prozessor, also der klassischen Monopro-
zessorlésung, um etwa 25% langer, als bei der Parallelisierung mit 128 Threads und der
Anwendung von VTime, trotz des fiir die Threadverwaltung notwendigen Overheads.

Schlufifolgerung fiir zusatzliche Affinitatsbetrachtungen

Spitenstens beim Uberschreiten von Hypernodegrenzen, d.h. beim verstirkten Auftreten von
Zugriffen auf entfernten Speicher lohnt eine erweiterte Untersuchung der Cacheaffinitdt. Die
Kosten fiir die notwendigen Messungen und Berechnungen werden durch eine Verringerung
der Cachemisses aufgewogen. Solange keine Hardwareunterstiitzung angeboten wird, kann
zumindest durch VTime eine Verbesserung erreicht werden. Bessere Werte lassen sich aber
durch genauere Untersuchungen des Cachemiss-Verhaltens der einzelnen Threads erzielen,
wobei aber fiir eine effiziente Implementierung der einzelnen Methoden Anforderungen gestellt
werden miissen, denen zumindest die Convex SPP 1000 momentan noch nicht entspricht:

¢ Fine getrennte Messung von Cachemisses beim Zugriff auf lokalen und entfernten Spei-
cher mufl moglich sein.

o Auf alle Funktionen des Performancemonitorings mufl mit einer Latenzzeit vergleichbar
einem Cachehit zugegriffen werden kénnen, um die Kosten fiir die Messung zu redu-
zieren. So erzeugt das Auslesen der verschiedenen Speicherzellen in der momentanen
Implementierung einen Zeitaufwand, der den eines Threadwechsels des darunterliegen-
den Quickthreads-Pakets iibersteigt. Dadurch sinkt die Finsetzbarkeit dieser Methoden
im Bereich feinster Parallelisierungen, die eigentlich am meisten aus diesen Uberlegun-
gen profitieren kénnten.
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¢ Um etwa beim Lastausgleich die verbliebene Affinitit eines Threads zu seiner bishe-
rigen CPU abschitzen zu koénnen, wire der Zugriff auf die Cachemisszihler fremder
Prozessoren wiinschenswert.

Unter Einbeziehung all dieser Verbesserungen sollte eine weitere Reduzierung der Cachemiss-
zahlen durch die aufwendigeren Modelle erreichbar sein.
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Kapitel 7

Zusammenfassung und Ausblick

Die Arbeit hat gezeigt, dafl Threadbibliotheken nicht nur ein probates Mittel zur feingranu-
laren Parallelisierung von Programmen darstellen, sondern dariiberhinaus ideale Vorausset-
zungen fiir das Einbeziehen von Lokalitdtsinformation bieten.

Zwei verschiedene Techniken wurden vorgestellt, die zusammen eine optimale Ausnutzung
der Datenlokalitdt im Hauptspeicher und in den verschiedenen Caches sicherstellen. Memory
Conscius Scheduling dient dabei dazu, Threads unter Beachtung ihrer hauptsichlich benutz-
ten Daten an Prozessoren zu binden, um damit einen weitestgehend lokalen Speicherzugriff
zu garantieren. Dadurch, daf§ die Threads auch in hintereinander folgenden Berechnungs-
abschnitten weitestgehend auf diesem Prozessor berechnet werden, steigt zudem die Cache-
ausnutzung der Prozessorcaches. Bei der Analyse zweier méglicher Implementierungsarten
wurde festgestellt, dafl ein zentraler Ansatz den Anforderungen, wie sie vor allem auf mo-
dernen NUMA-Architekturen mit vielen Prozessoren gestellt werden, nicht geniigen kann.
Stattdessen hat sich ein verteilter Ansatz als geeignet herauskristallisiert, da er eine einfache
Implementierung mit einer weitaus besseren Skalierbarkeit verbindet. Lokale Warteschlangen
und Freilisten sorgen fiir eine einfache Abbildung von Lokalitdtsinformation auf eine Zuord-
nung von Threads zu Prozessoren und auflerdem fiir den Erhalt der dadurch festgelegten
Lokalitat.

Zusitzliche Affinitdtsbetrachtungen helfen anschliefend eine Entscheidung iiber die Rei-
henfolge der Threads in den lokalen Runqueues der Prozessoren zu finden. Auch hier war
das Ziel eine weitere Reduktion der auftretenden Cachemisses erreichen. Neben einfachen
heuristischen Ansitzen, wie sie hidufig in der Literatur zu finden sind, wurde auch ein ma-
thematisches Modell prisentiert, daff die Anzahl an Cachemisses beim erneuten Start eines
Threads abschétzen hilft.

Neben der eigentlichen Threadverwaltung wurde auch auf die Probleme bei der Implemen-
tierung von Koordinierungsmechanismen eingegangen. Auch diese diirfen auf einer NUMA-
Architektur die Lokalitdt ihrer Daten und den Zugriff darauf nicht ignorieren. Neben Techni-
ken, die die Anzahl auftretender Cachemisses reduzieren, wie etwa Backoff Spinning, wurde
unter anderem auch auf die Frage eingegangen, wie blockierende Mechanismen im Rahmen des
vorher entwickelten Schedulingkonzepts eingebaut werden kénnen. Neben der Entscheidung
fiir zweistufige Blockierungsmechanismen stellte sich hier die Frage, wo blockierte Threads
gespeichert werden sollten. Auch hierfiir wurden ein tragfihiges Konzept vorgestellt, das an-
stelle einer zentralen Warteschlange eine Verteilung der Datenstrukturen vorsieht und damit
eine Verbesserung der Lokalitit zu den einzelnen Prozessoren erreicht.
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Um die getroffenen Aussagen iiberpriifen zu kénnen, wurde im Rahmen dieser Arbeit eine
Threadbibliothek erstellt, die besonders auf die Belange einer NUMA-Architektur wie der
Convex SPP 1000 eingeht. Neben einem vollstindig verteilten Schedulingkonzept verwendet
die Bibliothek die von der Maschine angebotenen Hardwaremechanismen um Cachemisszahlen
zu ermitteln und fiir die Realisierung einiger angesprochener Affinitdtsmodelle zu verwenden.
Die erfolgten Tests zeigten dabei sowohl die gute Skalierbarkeit der eingesetzten Koordinie-
rungsmechanismen, als auch den positiven Einflul von Memory Conscious Scheduling und
Affinitatsmodellen auf die Rechenzeit von Anwendungen.

Die Tests zeigten aber auch die Grenzen der eingesetzten Modelle, die sowohl durch die Be-
schrankungen der Hardware, als auch durch den weitgehenden Einsatz heuristischer Ansitze
begriindet werden kann. Bessere Mefimdéglichkeiten, wie die getrennte Messung von Cache-
misses beim Zugrifl auf lokalen und entfernten Speicher kénnten hier als Grundlage fiir den
gewinnbringenden Finsatz genauerer mathematischer Modelle dienen. Dariiberhinaus wire
unter Zuhilfenahme dieser Modelle eine mathematische Beantwortung der Frage interessant,
in welcher Reihenfolge eine Menge von Threads berechnet werden muf}, um die wenigsten
Cachemisses auszultsen. Bei allen Ansdtzen darf dabei aber nicht aus den Augen verloren
werden, dafl die dazu notwendigen Berechnungen durch die entstehenden Gewinne aufgewo-
gen werden miissen. Die Beispielanwendungen haben hier etwa gezeigt, dafi aufwendigere
Mechanismen erst dann eine Verbesserung erreichten, wenn die Berechnung mit den hohen
Latenzzeiten beim Zugriff auf den Speicher anderer Hypernodes konfrontiert wurde.

Neben der Verfeinerung der theoretischen Uberlegungen und ihrer Realisierung in der
Threadbibliothek, fehlt momentan noch die komplette Anbindung der Bibliothek an das Be-
triebssystem. Das Konzept der Sleeping Threads ([Kop95]), die im Rahmen einer Zusammen-
arbeit des Lehrstuhls IV fiir Betriebssysteme mit der Firma Convex in deren Betriebssystem
implementiert wurde, konnte hier als Grundlage dienen. Dadurch wire es moglich die Anzahl
an Kernelthreads, die der Bibliothek zur Verfiigung stehen konstant zu halten, selbst wenn
sich Kernelthreads im Betriebssystemkern blockieren.
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Anhang A

Befehlsumfang der
Mthreads-Bibliothek

Die Mthreads-Bibliothek gliedert sich, wie in Kapitel 2.3 angedeutet, in drei Funktionsgrup-
pen:

1. Funktionen zur Konfiguration und Initialisierung der Bibliothek
2. Funktionen zur Threadverwaltung
3. verschiedene Koordinierungsmechanismen

Die Funktionalitit und Aufrufsyntax der einzelnen Funktionen soll im nachfolgenden kurz
vorgestellt werden. Fiir eine genauere Zusammenstellung aller Optionen und deren Bedeutung
sei auf die zu der Bibliothek verfiigharen Manuals verwiesen, die sowohl in nroff-, als auch in
HTML-Format existieren.

A.1 Funktionen zur Verwaltung der Bibliothek

mthr_config, mthr_config_v

int mthr_config(int option, int value);
void mthr_config_v{int *argc, char *argv[]);

Wird die Threadverwaltung der Bibliothek gestartet, so werden Standardwerte fiir verschie-
dene Strukturen, wie etwa die Linge der Freilisten verwendet. Diese Werte sichern ein kor-
rektes Verhalten der Verwaltungsfunktionen der Bibliothek. Abhingig von der Anwendung,
die mit Hilfe der Bibliothek parallelisiert wird, kann es aber andere Einstellungen geben, die
ein besseres Laufzeitverhalten erzeugen. Dem Benutzer stehen fiir derartige Eingriffe zwei
verschiedene Funktionen zur Verfiigung;:

o mthr _config() dndert den Wert einer internen Einstellung. Dieser Aufruf dient im
allgemeinen dazu, neue Standardwerte fiir eine Anwendung fest in das Programm zu
codieren.

e mthr _config v() kann dazu verwendet werden, um Kommandozeilenparameter an die
Bibliothek weiterzugeben und damit mehrere Einstellungen gleichzeitig zu d&ndern. Vor
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einer Auswertung der Kommandozeile durch die eigentliche Anwendung wird der Para-
metervektor an die Bibliothek {iibergeben. Sie wertet die Parameter aus, die ihr bekannt
sind und entfernt sie aus dem Vektor, so daf} die Anwendung nachher unabhingig von
den tatsachlichen Optionen der Bibliothek ihre Parameter auswerten kann. Der Zahler
fiir die Anzahl giiltiger Parameter arge wird dabei entsprechend angepafit.

Das maschinenabhidngige Headerfile mthr_config.henthilt die fiir eine Architektur mogli-
chen Werte fiir option. So kennt etwa die Version fiir die Convex SPP die folgenden Optionen:

CPU_MBLOCKPOOL_SIZE (-m_c_mp) gibt die Grofle der lokalen Freilisten fiir kleine Struk-
turen bei jeder CPU an. Die Freilisten der Nodes besitzen keine obere Grenze und sind
deshalb nicht konfigurierbar.

CPU_STACKPOOL_SIZE (-m_csp) gibt an, wieviele Stacks in der lokalen Freiliste einer
CPU maximal enthalten sein diirfen, bevor ein Stack an die Freiliste der Node iibergeben
wird.

NODE_STACKPOOL_SIZE (-m_n_sp) spezifiziert die maximale Grofle der Freiliste fiir Stacks
innerhalb jeder Node.

MIN_STACKSIZE (-m_min_ss) setzt ein unteres Minimum fiir die Grofe jedes Stacks.

DEF_STACKSIZE (-m_def_ss) legt die Standardgrofe fiir Stacks fest. Diese wird verwendet,
wenn der Benutzer bei der Erzeugung eines Threads keinen anderen Wert angibt.

SPINS_.BEFORE_BLOCK (-m_sbb) gibt die Anzahl von aktiven Wartezyklen in den zwei-
stufigen Koordinierungsmechanismen an.

KTHR_SPINS_.BEFORE_BLOCK (-m_k_sbb) legt die Wartezyklen vor einer Blockierung
eines Kernelthreads fest.

NO_OF_NODES (-m_nodes) dient einer Einschrinkung der Anzahl verwendeter Nodes. Stan-
dardméaflig wird beim Start der Bibliothek sonst der gesamte Subkomplex verwendet.

NO_OF_CPUS (-m_cpus) schrankt die Anzahl zu verwendender Prozessoren ein, wobei die
Bibliothek versucht, die generierten Kernelthreads auf eine moglichst kleine Anzahl an
Nodes zu verteilen, um die Kommunikationskosten zu reduzieren.

In Klammern angegeben stehen die entsprechenden Optionen bei der Verwendung des
Befehls mthr_config w(). Nach je einer dieser Optionen folgt der entsprechende Wert, d.h.
ein Aufruf eines Programms kann etwa folgendermaflen aussehen:

progname -m_sbb 100 -m_cpus 4 eigene Optionen

mthr_startup
void mthr_startup(void);
Im Anschlufl an eine etwaige Konfiguration kann die Threadverwaltung eines Programms

durch den Aufruf der Funktion mthr_startup() gestartet werden. Dabei werden alle inter-
nen Strukturen erzeugt und, wenn nicht durch den Benutzer anders konfiguriert, fiir jeden
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Prozessor des Subkomplexes ein Kernelthread gestartet. Der Kernelthread, der die Funktion
aufruft wird dabei von der Threadverwaltung iibernommen.

Vor dem Aufruf dieser Funktion darf kein Thread und kein Koordinierungsmechanismus
erzeugt werden, da die dafiir notwendigen Strukturen noch nicht existieren!

mthr_set_shutdownhandler

shutdown_handler_t mthr_set_shutdownhandler(shutdown_handler_t new_handler);

Programme, die mit der Mthreads-Bibliothek parallelisiert wurden, laufen bis keine lauffahi-
gen oder startfihigen Threads mehr existieren, ein Thread die Funktion exit () aufruft oder
der urspriingliche Kernelthread, mit dem das Programm startete, die Funktion main() been-
det.

In allen dieser Fille wird eine zentrale Funktion, der sogenannte Shutdownhandler, auf-
gerufen. Diese Funktion ermdéglicht es, vor dem tatsdchlichen Beenden der Anwendung noch
spezielle Aktionen anzustofien, wie etwa das Sammeln von Profiling-Daten. Der Benutzer
kann zu diesem Zweck durch mthr_set_shutdownhandler eine Funktion angeben, die dann
von der Bibliothek aufgerufen wird. Als Riickgabewert liefert der Aufruf eine Referenz auf
den bisher gesetzten Shutdownhandler.

A.2 Funktionen zur Threadverwaltung

mthr_create

mthread_p mthr_create(unsigned stacksize, unsigned mode,
start_func ufct, void *arg);

Dieser Aufruf erzeugt einen neuen Thread und trigt ihn in eine Startqueue ein. Wird der
Thread anschlieflend von einem Prozessor gestartet, so erhilt er einen Stack mit der durch
stacksize angegebenen Gréfle bzw. der Standardgrofle, falls als Wert Null angegeben wurde.
Anschlieflend wird von diesem Thread die Startfunktion ufct mit dem Parameter arg aufge-
rufen. Sollte diese Funktion zuriickkehren, so wird der Thread durch die Bibliothek beendet.

Welche Art von Thread dabei erzeugt und in welche Startqueue er eingetragen werden
soll, kann durch den Parameter mode festgelegt werden. Dabei stehen folgende Optionen zur
Auswahl:

DETACHED: Threads dieses Typs werden bei ihrer Terminierung vollstindig freigegeben.
Ohne Anwendung dieser Option bleibt bei der Terminierung die Threadstruktur {ibrig,
in der der Exitwert des Threads gespeichert wird. Ein anderer Thread kann dann auf
das Ende dieses Threads warten und den Riickgabewert entnehmen.

CPU_LOCAL: Der Thread wird in die Startqueue des aufrufenden Prozessors eingetragen.

NAMED_CPU: Der Thread wird in die Startqueue der angegebenen CPU eingetragen, wobei
die CPUs von 0 bis n — 1 durchnumeriert sind. Die tatsdchliche Anzahl von CPUs 148t
sich durch den Befehl mthr no_cpus() ermitteln.

NODE_LOCAL: Der Thread wird in die Startqueue des lokalen Node eingetragen.

SC_GLOBAL: Der Thread wird in die globale Startqueue des Subkomplexes eingetragen.
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Die Funktion liefert eine Referenz auf den neu erzeugten Thread zuriick, bzw. NULL im

Fehlerfall.

merror
void merror(char *msg);

Tritt bei einer Funktion der Threadbibliothek ein Fehler auf, so enthélt die globale Variable
merrno eine Fehlernummer. Statt diese Nummer direkt auszuwerten, kann mittels merror ()
eine Fehlermeldung auf den Standardfehlerkanal ausgegeben werden. Wird vom Benutzer in
msg eine eigene Meldung mitgeliefert, so wird diese gefolgt von der internen Fehlermeldung
ausgegeben.

mthr_exit
void mthr_exit(int exitvalue);

Durch diesen Aufruf wird ein Thread terminiert, d.h. er kommt nicht mehr aus diesem Aufruf
zuriick. Handelt es sich um einen Thread vom Typ DETACHED, so wird er komplett
freigegeben. Sonst geht der Thread in einen Zombiezustand iiber, aus dem er nur durch einen
anderen Thread mittels mthr_join() befreit werden kann. Dabei hat der anderere Thread
die Méglichkeit, den Exitwert des terminierten Threads abzufragen.

Sollte ein Thread nicht ordnungsgemif durch diese Funktion beendet werden, sondern
aus seiner Startfunktion zuriickkehren, so wird er intern mit dem Exitwert Null terminiert.
Eine Sonderstellung nimmt dabei der Thread ein, der nach dem Aufruf von mthr_startup()
die Funktion main() weiterbearbeitet. Beendet er main() nicht mit mthr_exit (), sondern
verlafit sie mit return , so wird die gesamte Anwendung dadurch terminiert!

mthr_join

mthread_p mthr_join(mthread_p tp, int *exitloc);

Diese Funktion blockiert den aufrufenden Thread solange, bis der durch tp angegebene Thread
terminiert wurde, vorausgesetzt es handelt sich bei tp nicht um einen Thread vom Typ
DETACHED. Der terminierte Thread wird durch mthr_join() aus seinem Zombiezustand
befreit und vollstindig freigegeben, wobei sein Exitwert vorher an der durch exitloc spezi-
fizierten Speicherzelle hinterlegt wird.
mthr_no_cpus

int mthr_no_cpus(void);
Dieser Aufruf liefert die Anzahl tatsichlich von der Bibliothek verwendeter Prozessoren
zuriick.
mthr_prefetch_thread

void mthr_prefetch_thread(mthread_p tp);

Sollte der durch tp referenzierte Thread noch im Zustand STARTABLE sein, so wird er
durch diesen Aufruf in die lokale Startqueue des aufrufenden Prozessors migriert.
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mthr_self

mthread_p mthr_self (void);

Dieser Aufruf liefert eine Referenz auf den aufrufenden Thread zuriick, wie sie etwa ben&tigt
wird, damit sich der Thread selbst mittels mthr_suspend() suspendieren kann.

mthr_suspend, mthr_resume

int mthr_suspend(mthread_p tp, int wait);
void mthr_resume(mthread_p tp);

Durch die Funktion mthr_suspend() kann ein Thread suspendiert werden, d.h. er wird bis
zu einem nachfolgenden Aufruf von mthr resume() nicht weiter berechnet. In der momenta-
nen Implementierung wird ein Thread auf einer fremden CPU durch mthr_suspend() nicht
verdriangt. Erst wenn er von sich aus den Prozessor aufgibt, etwa weil er sich blockiert,
wird die Suspendierung tatsidchlich wirksam. Durch den Parameter wait kann der aufrufende
Thread angeben, ob er auf diese erfolgreiche Suspendierung des Threads warten oder sofort
fortfahren will.

Mehrere Suspendierungsaufrufe an einem Thread kénnen nur durch dieselbe Anzahl an
Resumeaufrufen aufgehoben werden. Umgekehrt kann ein Resumeaufruf vor einer Suspendie-
rung dazu fithren, daf} diese Suspendierung nicht wirksam wird.

mthr_yield

void mthr_yield(void);

Durch diesen Aufruf kann ein Thread seinen Prozessor freiwillig abgeben, d.h. er wird ge-
stoppt und als lauffihiger Thread wieder in die Runqueue eingetragen.

A.3 Koordinierungsmechanismen

Alle Koordinierungsmechanismen der Bibliothek miissen dynamisch angefordert werden, da
statisches Anlegen durch den Compiler an der notwendigen Ausrichtung im Speicher scheitert.
Fiir jeden Mechanismus existiert aus diesem Grund ein Aufrufe der Form new_... zum An-
fordern und delete_... zum Freigeben des Mechanismus. Die zuriickgelieferten Referenzen
miissen bei jedem Koordinierungsaufruf des Mechanismus mitangegeben werden.

A.3.1 Bedingungsvariablen

cond_p new_cond(void);

void delete_cond(cond_p cvp);

cond_p cond_init(cond_p cvp);

int cond_empty(cond_p cvp);

void cond_wait(cond_p cvp, mutex_p mp);
void cond_signal(cond_p cvp);

void cond_broadcast(cond_p cvp);
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Bedingungsvariablen werden im allgemeinen verwendet, um — meist im gegenseitigen Aus-
schlufl — eine Bedingung zu testen und sich zu blockieren, falls die Bedingung nicht erfiillt
war. Andert ein Thread den Wert der Bedingung, so kann er einen oder alle wartenden
Threads deblockieren, die dann wiederum die Bedingung priifen kénnen.

new_cond() erzeugt eine neue Bedingungsvariable, initialisiert sie mittels cond_init()
und liefert eine Referenz darauf zuriick. Freigegeben wird sie nach ihrem Gebrauch mit
delete_cond().

Entscheidet sich ein Thread nach der Uberpriifung der Bedingung, da$f er sich blockie-
ren will, so ruft er cond_wait() auf. Dem Aufruf wird dabei zusitzlich zur Referenz auf
die Bedingungsvariable noch eine Referenz auf das Mutexlock mitgegeben, daf} fiir den ge-
genseitigen Ausschluf beim Uberpriifen der Bedingung gesorgt hat. Dieses Mutexlock wird
vor der tatsichlichen Blockierung freigegeben und nach der erfolgten Deblockierung, vor der
Riickkehr aus der Funktion wieder gesetzt, um die Bedingung sofort wieder im gegenseitigen
Ausschluf} testen zu kénnen.

Andert ein Thread die Bedingung, so kann er mit cond_signal() einen oder durch
cond broadcast() alle wartenden Threads wieder aufwecken. Die Funktion cond_empty()
kann dabei dem Test dienen, ob momentan Threads an der Bedingungsvariable blockiert sind.

A.3.2 Mutexlocks

mutex_p new_mutex(void);

void delete_mutex(mutex_p mp);
void mutex_lock(mutex_p mp);
void mutex_unlock(mutex_p mp);

Mutexlocks dienen dazu den gegenseitigen Ausschluf} innerhalb eines kritischen Abschnittes
zu garantieren. Dabei wird dieser Abschnitt in mutex lock() und mutex_ unlock() einge-
schlossen.

Auch hier werden die Mutexlocks wieder durch einen Aufruf new mutex() angefordert und
durch delete mutex () wieder freigegeben.

A.3.3 Semaphoren

sem_p new_sema(int n);

void delete_sema(sem_p sp);
sem_p sema_init(sem_p sp, int n);
void sema_wait(sem_p sp);

void sema_post(sem_p sp);

int sema_trywait(sem_p sp);

Bei diesem Mechanismus handelt es sich um einfache zihlende Semaphoren. Im Gegensatz
zu den bisherigen Mechanismen erwartet hier die Funktion zum Anfordern des Mechanismus
new_semaphore() einen Wert. Die Semaphore wird bei ihrer Erzeugung mit diesem Wert
initialisiert, indem intern die Funktion sema_init() aufgerufen wird. Freigegeben wird die
Semaphore wie iiblich mit dem Aufruf delete_sema().

Die Funktion sema_wait() versucht den Wert der Semaphore zu dekrementieren. Hatte
sie aber vorher bereits den Wert Null, so wird der aufrufende Thread solange blockiert, bis
ein anderer Thread die Semaphore mittels sema post () inkrementiert.
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Im Gegensatz zu sema wait() wird der Thread bei sema_trywait() nicht blockiert falls
die Semaphore bereits den Wert Null aufweist, sondern kehrt mit einem Fehlerwert zuriick.

Barrieren

barr_p new_barrier(int no_of_threads);

void delete_barrier(barr_p bp);

barr_p barrier_init(barr_p bp, int no_of_threads);
void barrier_check(barr_p bp);

void barrier_checkin(barr_p bp, int no);

void barrier_checkout(barr_p bp, int no);

Barrieren dienen dazu, nach einer parallelen Berechnungsphase alle Threads zu synchronisie-
ren. Dazu wird beim Anfordern einer neuen Barriere die Anzahl der Threads angegeben, die
sich daran synchronisieren wollen. Intern wird fiir die notwendige Initialisierung wieder die
Funktion barrier_init verwendet.

Anschlieflend bestehen zwei verschiedene Verwendungsméglichkeiten, die aber nicht gleich-
zeitig fiir eine Barriere verwendet werden diirfen:

¢ Bei Verwendung des Befehls barrier _check() werden alle aufrufenden Threads solange
blockiert, bis die bei der Anforderung des Mechanismus angegebene Anzahl an Threads
den Befehl aufgerufen hat. Dann werden alle blockierten Threads deblockiert.

¢ Bei der Verwendung der Befehle barrier _checkin() und barrier _checkout () erfolgt
die eigentliche Synchronisation in zwei Stufen. Alle Threads, die diese Funktionen aufru-
fen miissen eine eindeutige Nummer mitliefern. Der Thread mit der Nummer Null wird
als Masterthread bezeichnet. Am Ende einer parallelen Phase verwenden alle Threads
den Aufruf barrier_checkout (), wobei sich der Masterthread solange blockiert, bis
alle Slaves die Funktion aufgerufen haben. Vor dem Beginn der nidchsten parallelen
Phase warten dann alle Slaves am Aufruf barrier_checkin(), bis der Masterthread
angekommen ist. Durch diese Aufrufreihenfolge wird eine vollstindige Synchronisation
der Threads erreicht.

Beide Verwendungsmoglichkeiten haben die Eigenschaft, daff die Barriere nach einer er-
folgreichen Synchronisation automatisch fiir den ndchsten Durchlauf initialisiert wird, so daf
kein expliziter Aufruf von barrier_init () notwendig ist.
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