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Zusammenfassung

Dieser Bericht enthélt die Ausarbeitungen von Vortrégen aus einem Seminar gleichen Namens,
das am 29. Januar 1998 am Institut fiir Programmstrukturen und Datenorganisation unter Leitung

von Holger Hopp, Daniela Genius und Michael Philippsen stattfand.

Die Ausarbeitungen geben einen Uberblick iiber Techniken und Modelle, um die Zwischenspeicher
(Caches), die in praktisch allen heutigen Rechnern eingesetzt werden, effektiv einzusetzen. Dabei
stehen insbesondere solche Techniken im Vordergrund, die von Ubersetzern ausgefiihrt werden kénnen
wie diverse Schleifentransformationen, Speicherabbildungen, Vorzeitiges Laden von Daten. Auflerdem

werden Konsistenzmodelle fiir Parallelrechner untersucht.
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1 Einfiihrung

Die Rechnerentwicklung der letzten Jahren erbrachte sehr grofie Leistungssteigerungen von Mikroprozes-
soren, jedoch nur kleine Verbesserungen in der Speichergeschwindigkeit. Dies fiithrt zu dem Problem, dafl
heutige Prozessoren zwar sehr schnell rechnen kénnen, aber die notwendigen Daten nicht schnell genug
vom Speicher geliefert werden kénnen. Um diesen Mifistand zu beheben, werden in praktisch allen heuti-
gen Rechnern schnellere Zwischenspeicher, sogenannte Caches eingesetzt. Fin Cache oder mehrere Caches
werden dabei zwischen Hautspeicher und Prozessor plaziert, um fiir einen schnellen Datenaustausch zu
sorgen.

Die Caches basieren auf Lokalitét, d. h. dafl Daten, die mehrmals kurz hintereinander gelesen werden,
oder Daten, die sich ,,in der Néhe“ kurz vorher gelesener Daten befinden, sich (automatisch) im schnelleren
Cache befinden und damit schnell vom Prozessor gelesen werden konnen. Caches haben zwar den Vorteil,
daf} sie schneller die Daten an den Prozessor liefern kénnen, haben jedoch auch einige Nachteile. Dies
sind im wesentlichen die relativ geringe Grofle und die geringe Assoziativitét.

Dies bereitet einige Schwierigkeiten: Bei grofleren Datenmengen ist es von entscheidender Bedeutung
moglichst viele Daten, die verwendet werden, aus dem schnellen Cache und nicht aus dem langsamen Spei-
cher zu lesen. Um dies zu erreichen, ist es notwendig den Programmcode in dieser Hinsicht zu optimieren.
Dies kann zum Beispiel durch Entwicklung ,,guter* Algorithmen und durch ,gute“ Programmierung ge-
schehen. Das alleine ist aber nicht ausreichend, da die Speicherhierarchie und deren Auswirkungen auf
jedem Rechner sehr verschieden sein kinnen. Deshalb ist es naheliegend, solche Optimierungen in Uber-
setzern zu implementieren, und den Programmierer moglichst wenig mit maschinenspezifischer Feinopti-
mierung zu beschéftigen. Derartige Techniken sind Gegenstand dieser Sammlung von Seminarbeitrigen.

2  Uberblick

Die ersten drei Kapitel beschéftigen sich mit Schleifentransformationen, d. h. Umordnungen von Schleifen,
um eine bessere Ausnutzung des (der) Caches zu erreichen. Schleifen zu optimieren ist offensichtlich ein
naheliegender Ansatzpunkt, da die meisten Programme einen grofien Teil ihrer Laufzeit in Schleifen
verbrauchen. In Kapitel I werden einfache, sog. unimodulare Schleifentransformationen betrachtet, wie
Vertauschen, Richtungsumkehr und Neigen von Schleifen. Das Kapitel IT beschéftigt sich mit Blockungen.
Dies ist eine Technik, die es ermdglicht, groflere mehrdimensionale Arrays in mehreren Blocken zerteilt
zu verarbeiten. Diese Blocke sollen so gestaltet sein, dafl innerhalb eines Blockes moglichst viele Daten
aus dem Cache wiederverwendet werden. Das III. Kapitel beschéftigt sich mit Techniken, die mehrere
Schleifen zu einer einzigen zusammenfassen oder umgekehrt. Es werden Rumpfteilen, Verschmelzen und
Ausrollen sowie dafiir noch notwendigen Hilfstechniken diskutiert.

Erginzend, nicht alternativ, zu Schleifentransformationen kann man versuchen, durch Umordnen der
Daten im Speicher bessere Lokalitéit zu erreichen. Dies ist das Thema von Kapitel IV. Bei der Ma-
trixmultiplikation kann man z.B. durch Transposition der spaltenweise zugegriffenen Matrix Lokalitét
verbessern, kann diesen Effekt jedoch nicht durch Schleifentransformation erreichen. Zudem sollten Rei-
hungen fiir Caches geringer Assoziativitit so im Speicher abgelegt werden, dafl das vorzeitige Verdringen
noch benétigter Cachezeileninhalte vermindert wird.

Problematisch ist, dass sich mit der Speicherabbildung auch die Indizierung im gleiche Mafle kom-
pliziert, d.h. die Laufzeit grofler wird. Es gibt Fille, in denen z.B. innerhalb einer Schleifenschachtelung
nur auf einen Teil der Reihung wirklich zugegriffen wird. Diese gilt es, herauszufinden. Die in Kapitel V
vorgestellte Datenfluflanalyse fiir Reihungen ist hierbei ein grundlegendes Werkzeug.

Die Mehrzahl der bisher vorgestellten Optimierungen zielte darauf ab, durch Erhohung der Lokalitét
die beschriinkte Speicherbandbreite gut zu nutzen. Die Speicherlatenz (Wartezeit auf das Eintreffen von
Daten aus dem Hauptspeicher) ist ein weiterer einschrinkender Faktor fiir die Leistung der Speicher-
hierarchie. Komplementér zu Schleifen- und Speicherabbildungsoptimierungen wird in Kapitel VI der
Ansatz des Versteckens von Latenzzeiten durch sog. Vorladen, engl. prefetching, verfolgt. Daten kénnen,
vorausgesetzt entsprechende Hardwaremoglichkeiten, vorsorglich in den Cache geladen werden.

Parallelrechner werfen im Zusammenhang mit Caches und der Speicherhierarchie besondere Probleme
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auf, die dadurch verursacht werden, dafl jeder Prozessor bei diesen Systemen zumeist seinen eigenen
Cache hat und bei Systemen mit verteiltem Speicher eine zusétzliche Ebene in der Speicherhierarchie
hinzutritt. Greifen verschiedene Prozessoren mit zeitlicher Lokalitéit auf gemeinsame Daten zu, werden
diese in verschiedenen Caches (oder in den lokalen Speichern, die jedem der Prozessoren zugeordnet sind)
repliziert gespeichert. Wie iiblich, verursacht Replikation Konsistenzprobleme aller Art.

In Kapitel VII werden unterschiedliche Konsistenzmodelle untersucht und ihre Beziehungen unterein-
ander herausgearbeitet. Kapitel VIII stellt mit Treadmarks ein System vor, bei dem durch Einsatz einer
konsistenzgarantierenden Software-Schicht, ein Parallelrechner mit verteiltem Speicher so benutzt werden
kann, als handele es sich um ein System mit einem gemeinsamen Speicher.
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Bei den folgenden Beispielen zu verschachtelten Schleifen spielen Arrayzugriffe eine grofie Rolle. Zum
Verstéindnis, welche Rolle der Cache dabei spielt, ist wichtig zu wissen, wie Arrays in verschiedenen

Seminar - Ausarbeitung I
Bert Blaha

Unimodulare Schleifentransformationen

Zusammenfassung

Obwohl die Benutzung eines Caches fiir den Programmierer transparent erscheint, hat er Einfluf}
darauf, wie gut die Datenlokalitit eines Programmstiickes tatsdchlich ist. Die Aufgabe, Schleifen-
schachtelungen entsprechend der wenigsten Hauptspeicherzugriffe anzuordnen ist zeitraubend und
fehleranfillig. Es liegt daher nahe, solche Optimierungen, auch im Hinblick auf Portabilitdt dem
Compiler zu iiberlassen.

Ziel dieser Ausarbeitung ist es zunichst, einfache Schleifentransformationen wie Vertauschen,
Richtungsumkehr und Neigen vorzustellen, sowie der Frage nachzugehen, wann diese angewendet
werden diirfen ohne die Semantik des Programmes zu verdndern. Im zweiten Teil werden Mechanismen
vorgestellt, die eine mathematische Darstellung von Transformationen erlauben und dadurch die
algorithmische Anwendung in restrukturierenden Compilern erméglichen.

Einleitung

Sprachen im Hauptspeicher abgelegt werden.

Bei eindimensionalen Arrays liegt das erste Element, also dasjenige mit dem kleinsten Index an der

Startadresse des Arrays und alle nachfolgenden Elemente liegen direkt dahinter:

Interessanter ist der Fall bei zwei- oder mehrdimensionalen Arrays. Hier héngt es von der Program-
miersprache ab, ob die Arrays spalten- oder zeilenweise durchlaufen werden. Fortran beispielsweise legt

[AO] [ A2 [ A[3] |

mehrdimensionale Arrays von der hintersten zur vordersten Dimension ab:

(AL [ AR [A[L20] [ AR2] [ A[L12] [ ARL2] [ A[1,2,2] | AR,2.2] ]

In C ist die Reihenfolge der Dimensionen gerade umgekehrt:

(AL [A[LL2] [AL20] [ A[1,2.2] [ AR, 1] [ ARL2] [ A2.2,1] | AR,2.2] ]

0.b.d.A. wird im folgenden die Speicheranordnung von Fortran angenommen.

Die betrachteten Schleifenschachtelungen werden alle als perfekt angenommen, d.h. sdmtliche Anweisun-

gen befinden sich innerhalb des innersten Schleifenrumpfes.

2

Schleifenvertauschung

Gegeben sei folgendes Codestiick:

for

I :=1 to M do

for J := 1 to N do

A[I,J] := A[I,J] * 2;

end

end
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Das Array A enthalte Werte der Grofie ein Wort. Die Schleifengrenzen N und M seien hierbei so grof3
gewéhlt, daf der Cache nicht in der Lage ist, das komplette Array A zu halten (z.B. N=M=10000). Beim
Durchlaufen der Schleifen werden nacheinander folgende Speicherstellen bearbeitet:

A[1,1] A[1,2] ... A[L,N-1] A[1,N] A[2,1] A[2,2] A[2,N] A[3,1] ... A[M,N-1] A[M,N]

Angenommen A[1,1] liegt so im Hauptspeicher, daf} es zu Beginn einer Cachezeile zu liegen kéime. Bei
einer Cachezeilengrofie von 16 Wort werden mit dem ersten Zugriff auf A[1,1] zusétzlich noch die Elemente
A[1,2] bis A[1,16] in den Cache gelegt (wenn A[1,1] nicht an den Beginn einer Cachezeile positioniert wird,
ist diese Zahl entsprechend kleiner). Fiir jedes Element, das im Hauptspeicher weiter als 16 Byte entfernt
liegt , muf} also eine neue Cachezeile gefiillt werden. Da M in diesem Beispiel grofler als die Kapazitét
des Caches in Cachezeilen und N grofler als 16 ist, kommt es beim Durchlaufen der I-Schleife bei jedem
Zugriff auf A[LJ] zu einem Cache-Miss.

Zum Vergleich dazu ist hier obiges Codestiick noch einmal, jetzt allerdings mit vertauschten Schleifen:

for J :=1 to N do
for I :=1 to M do
A[I,J] := A[I,J] * 2;
end
end

Da in jeder Iteration der innersten Schleife nur ein einziges Element bearbeitet wird, dndert die
Vertauschung der Schleifen zwar die Reihenfolge der Bearbeitung der Arrayelemente, nicht jedoch die
Semantik des Codes. Das muf3 nicht immer so sein.

Die Elemente von A werden jetzt in folgender Reihenfolge bearbeitet:

A[1,1] A[2,1] ... A[M-1,1] A[M,1] A[1,2] A[2,2] ... A[M,2] A[1,3] ... A[M-1,N] A[M,N]

Analog zu oben wird mit einem Zugriff auf das Array A gleich die ganze zugehorige Cachezeile gefiillt.
Der Unterschied zu der Codeversion oben liegt aber darin, dafl die Elemente jetzt in der Reihenfolge
bearbeitet werden, in der sie auch im Hauptspeicher aufeinanderfolgen. Somit wird idealerweise jedes
zusitzlich in die Cachezeile gelesene Element auch von dort statt aus dem langsamen Hauptspeicher
geholt. Liegt A[1,1] wieder am Anfang einer Cachezeile so kommen auf ein Cache-Miss (zum Fiillen einer
neuen Cachezeile) 15 Cache-Hits. Die Zahl der Cache-Misses sinkt somit auf das Minimum von (N*M)/16.

3 Datenabhingigkeit

3.1 Arten von Datenabhingigkeiten

Leider kann man in der Regel verschachtelte Schleifen nicht nach Bedarf umstellen, ohne dafl man die
Semantik des Programmes und damit seine Richtigkeit verindert. Die Notwendigkeit, dafl ein Befehl zeit-
lich nach einem anderen ausgefiihrt werden mufl wird Datenabhingigkeit genannt. Folgende verschiedene
Datenabhéngikeiten kénnen auftreten:

FluB-Abhéngigkeit 07 Speicherstelle wird geschrieben und spiiter gelesen.
Output-Abhiingigkeit §°  Speicherstelle wird geschrieben und spéter erneut geschrieben.

Anti-Abhingigkeit 6% Speicherstelle wird gelesen und spéter geschrieben.
(1) A :=£(J); Es besteht eine FluBabhiingigkeit zwischen Anweisung (1) und Anwei-
(2) C := A; sung (2), kurz (1) §/ (2).

Fiir Schleifentransformationen ist wichtig, ob die Abhéngigkeiten durch die Existenz des Schleifen-
konstruktes bestehen, oder ob sie auch dann bleiben, wenn man die Schleife entfernen wiirde. Man un-
terscheidet:
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3.2 Schleifenunabhingige Datenabhingigkeit

Diese Abhingigkeit besteht innerhalb einer einzelnen Iteration und ist nicht vom Schleifenkonstrukt
abhingig:

(1) for J := 1 to M do Hier besteht eine FluBabhéngigkeit zwischen Zeile (2) und (4),
(2)  ALJ] := £(0); (2) 67 (4).

@3 ...

(4) C :=A[J];

(5) end

Da schleifenunabhingige Datenabhingigkeiten von Schleifentransformationen nicht beeinflufit werden,
miissen sie bei der Frage nach der Legalitéit von Schleifentransformationen nicht weiter betrachtet werden.

3.3 Schleifengetragene Abhingigkeiten

Hier besteht die Datenabhéingigkeit nicht innerhalb einer Iteration, sondern vielmehr von einer Iteration
zu einer der nachfolgenden (das muf} nicht die unmittelbar néchste sein).

for I :=1 to 5 do
for J := 1 to 5 do
A[I,J] := £(1,0);

C := A[I-1,J+1];

end
end

In Abhéngigkeit von I und J werden folgende Elemente aus A bearbeitet:

I J

2 1 | A[2,1] wird geschrieben | A[1,2] wird gelesen
2 2 | A[2,2] wird geschrieben | A[1,3] wird gelesen
2 3 | A[2,3] wird geschrieben | A[1,4] wird gelesen
3 1 | A[3,1] wird geschrieben | A[2,2] wird gelesen
3 2 | A[3,2] wird geschrieben | A[2,3] wird gelesen
3 3 | A[3,3] wird geschrieben | A[2,4] wird gelesen

Man kann erkennen, dafl das Element A[x,y], welches bei I = x und J = y geschrieben wurde, in
der Tteration bei I = x+1 und J = y-1 wieder gelesen wird. Es ist also wichtig, daf} bei einer eventuellen
Transformation diese Reihenfolge eingehalten wird; man sagt es besteht eine Datenabhéngigkeit zwischen
diesen beiden Iterationen.

Um die Notation zu erleichtern, benutzt man Iterationsvektoren. Dieser Vektor enthélt einfach die
Laufvariablen von der duflersten zur innersten perfekt geschachtelten Schleife:

for 4, := ...

for iy := ...

for ¢, := ...

Der zugehorige Iterationsvektor hat die Form: i=(iy, @2, ... , i). Nach dieser Notation wird im obigen
Beispiel A[2,2] in Iteration (2,2) geschrieben und in Iteration (3,1) gelesen. Die zwischen diesen Iterationen
bestehende Datenabhiingigkeit wird als (2,2) 67 (3,1) geschrieben.
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3.4 Abhingigkeitsdistanz

Wenn isoyrce Und Z¢qrger die Iterationsvektoren zweier abhéngiger Iterationen sind, bezeichnet man d mit
isource + d = itarger als die Abhéngigkeitsdistanz. Da isoyrce < Starget ist, gilt d > 0. Fiir das Beispiel

oben bedeutet das konkret:

isource Z.target d
(2,2) (3,1) | (1,-1)
(372) (4)1) (1)'1)
(474) (5)3) (1)'1)

Bei vorwirts laufenden Schleifen haben Abhéngigkeitsdistanzen im allgemeinen folgendes Aussehen:
(di, da, d3, ..., dp, ..., dy)

wobei d,, = 0 fiirm < p
dp > 0 weil eine Abhéngigkeit nur zu nachfolgenden Iterationen bestehen kann.
dy, beliebig fiir m > p.

In diesem Fall sagt man: Schleife p trigt die Abhingigkeit.

Folgende Uberlegung zeigt auf, warum ein giiltiger Distanzvektor nur so aussehen kann: Wie erwiithnt
beschrinken wir uns auf vorwirtslaufende Schleifen. Daff eine Abhéngigkeit zwischen zwei Iterationen
tsource UNd G1qrger besteht, bedeutete doch, dafl isource zeitlich nach itqrger ausgefithrt werden muf.
Innerhalb einer Schleifenschachtelung wird die Laufvariable i, einer Schleife m nur dann erniedrigt,
wenn i,, die obere Schleifengrenze erreicht hat und auf die untere Schleifengrenze gesetzt wird. Dabei
wird konsequenterweise die Laufvariable der davor liegenden Schleife m-1 um eins erhéht. Da die duflerste
Schleife 1 aber keine weitere Schleife um sich hat, wird die Verschachtelung verlassen, sobald die letzte
Iteration der duBersten Schleife abgearbeitet ist. Somit wird ihr Schleifenindex im Laufe der Abarbeitung
immer nur inkrementiert.

Es ist daher nicht moglich, daf} eine Iteration I; eine Abhingigkeit zu einer weiteren I hat, deren
erster Vektoreintrag kleiner ist als der von I;. Dann wiirde I; nach I, ausgefiihrt, und das verletzt die
Abhéngigkeitsbedingung.

Sollte es innerhalb verschachtelter Schleifen lediglich schleifenunabhiingige Datenabhéngigkeiten ge-
ben, so ist der Distanzvektor der Nullvektor. Falls sich die Distanz nicht konstant angeben 1id8t, bei-
spielsweise bei nicht linearen Indexausdriicken, vereinfacht sich der Distanzvektor zum Richtungsvektor,
in dem statt Zahlen nur noch Relationen angegeben werden um festzuhalten, in welcher Richtung die
Abhiingigkeit in der jeweiligen Dimension liegt: (<, >, =) statt (1, -2, 0).

4 Legalitit von Schleifentransformationen

4.1 Schleifenvertauschung

Es ist einsichtig, daf} sich der Distanzvektor verindern kann, wenn man Schleifentransformationen durch-
fihrt. Wie beschrieben muf} stets gelten, daf} er lexikographisch positiv ist, d.h. das erste Vektorelement,
das nicht Null ist, darf nicht negativ sein. Eine Schleifentransformation ist genau dann legal durchfiihrbar,
wenn sie diese Eigenschaft erhélt.

Wenn eine Schleifenschachtelung aus n Schleifen gegeben ist, so haben die vorkommenden Daten-
abhingigkeiten n-dimensionale Distanzvektoren d = (dy, ... , d,,). Vertauscht man die Schleifen i und j,
so werden auch die zu diesen Schleifen gehoérenden Eintriige in d vertauscht. Aus

(di, ..., di, dj, ..., dyp) wird somit
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(dv, ..., dj, di, ..., dp).
Betrachten wir die folgende Schleifenvertauschung:

for J := 2 to M do
for I :=1 to N do
A[1,J] := A[I,J-1] + BI[I,J];
end
end

Es existiert genau eine Datenabhiingigkeit, die von der dufleren Schleife getragen wird; der zugehorige
Distanzvektor lautet (1, 0). Vertauscht man die beiden Schleifen, so lautet der Distanzvektor (0, 1) und
auch dieser ist lexikographisch positiv. Damit ist das Vertauschen der Schleifen legal.

Natiirlich gibt es auch Fille in denen das Vertauschen nicht erlaubt ist:

for H := 1 to N do
for I := 2 to N do
for J := 1 to N-1 do
A[H,I,J] := A[H,I-1,J+1];
end
end
end

Hier lautet der Distanzvektor (0, 1,-1). Wiirde man die Schleifen vertauschen, wiirde er (0, -1,1) lauten.
Das ist aber nach obiger Definition nicht mehr lexikographisch positiv, d.h. es werden Abhingigkeiten
verdndert und die Vertauschung ist nicht zuldssig.

4.2 Richtungsumkehr

Eine weitere elementare Transformation ist die Richtungsumkehr. Darunter versteht man die Umkehrung
der Laufrichtung einer Schleife. Da eine Cachezeile stets mit den umgebenden Hauptspeicherzellen gefiillt
wird, kann durch Richtungsumkehr alleine die Laufzeit der Schleife nicht verkiirzt werden. Die Trans-
formation kann aber trotzdem sinnvoll sein, um andere Optimierungen, wie Vertauschen oder Neigen zu
ermoglichen.

Richtungsumkehr der Schleife p veréindert Distanzvektoren derart, daBl der zu p gehorende Eintrag mit
-1 multipliziert wird. Ein Distanzvektor der Form

(diy ..., dp, ..., dy,) wird somit zu
(di, ...y, ..., dy).

Folgende Schleifen diirfen in der vorliegenden Form nicht vertauscht werden:

for I := 2 to N do
for J := 1 to N do
A[I,J] := A[I-1,J+1] + 42;
end
end

Der Distanzvektor lautet (1, -1) und nach dem Vertauschen der Schleifen wiirde er zu (-1, 1).
Lauft die innerste Schleife riickwérts entsteht folgendes Codestiick:
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for I := 2 to N do
for J := N to 1 step -1 do
A[I,J] := A[I-1,J+1] + 42;
end
end

Der zur inneren Schleife gehtrende Eintrag im Distanzvektor wird negiert, so daf dieser jetzt (1, 1)
lautet. Nun darf man die Schleifen vertauschen, da der Distanzvektor auch danach noch lexikographisch
positiv ist. Die Richtungsumkehr trégt also insofern zur Laufzeitveringerung eines Programmes bei, als
die nachfolgend moglich gewordene Vertauschung die Lokalitit erhhen kann.

4.3 Schleifenneigen

Sollte Richtungsumkehr nicht zum Erfolg fiihren, bietet sich noch das Schleifenneigen als Alternative an.
Darunter versteht man eine Indexverschiebung der inneren Schleife derart, dafl der Index der &dufleren
Schleife mit einem Neigungsfaktor f multipliziert und anschliefend auf die Schleifengrenzen der inneren
Schleife addiert wird. Innerhalb der inneren Schleife mufl dieser Summand bei einer Nutzung des inneren
Schleifenindex wieder abgezogen werden. Ein Beispiel zur Verdeutlichung:

for I :=1 to N do
for J := L0 to HI do
A[I,J] := A[I,J] + 1;
end
end

wird nach Schleifenneigen mit Neigungsfaktor f zu:

for I := 1 to N do
for J := L0 + £*I to HI + fxI do
A[I, J - £*xI] := A[I, J - £*xI] + 1;
end
end

Schleifenneigen mit Faktor f veréindert Distanzvektoren wie folgt: Aus

(dl, dg) wird
(d1, do + f*dy).

Wie man sehen kann, 148t diese Transformation den Distanzvektor stets lexikographisch positiv, ist
also immer legal anwendbar. Entweder d; ist gréfier Null, dann ist do + f*d; beliebig, oder d; ist Null,
dann muf} dy gréfler Null gewesen sein und ist es auch danach, da dy + ¥0 = d ist.

Auch Schleifenneigen bringt alleine nicht unbedingt eine Verkiirzung der Laufzeit, sondern ist vielmehr
eine Transformation, die weitere Optimierungen ermdoglicht.

5 Darstellung von Transformationen mit Hilfe von Matrizen

Allen vorgestellten Transformationen war gemeinsam, daf3 sie die Abhingigkeitsvektoren der Zugriffe
manipuliert haben. Haben die Vektoren etwa die Form

d= d17d27"' 7dn 7dn € Z7

so lassen sich Vertauschung, Neigen und Richtungsumkehr als lineare Abbildungen auffassen, die auf den
Abhingigkeitsvektoren operieren. Die zugehérigen Abbildungsmatrizen U sind von der Form n x n und
haben folgende Eigenschaften :
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e Da die Elemente von Abhingigkeitsvektoren natiirlich ganzzahlig bleiben miissen, sind auch die
Elemente von U ganzzahlig.

e Jede Transformation ist eindeutig umkehrbar, also besitzt U ein Inverses U !, das ebenfalls wieder
ganzzahlig ist.

e Fiir die Determinante gilt: |U] = 1.

Diese Matrizen werden unimodulare Matrizen genannt.

5.1 Legalitit bei unimodularen Transformationen

Wenn in einem Programmstiick eine Abhingigkeit zwischen Iteration ¢ und Iteration j bestanden hat,
muf} das natiirlich auch nach der Transformation so sein:

idj = i<j = UIJU
Da es sich bei U um eine lineare Abbildung handelt, folgt fiir die Distanzvektoren:
Ui<Uj = 0<jU-iU = 0<(@—-0)U = dU>0
Eine unimodulare Transformation ist also genau dann legal durchfithrbar, wenn
dU >0
gilt, d.h. der neue Abhingigkeitsvektor lexikographisch positiv bleibt. Fiir die vorgestellten Transforma-
tionen sehen die Abbildungsmatrizen folgendermafien aus:
5.2 Vertauschung
U entsteht aus der Einheitsmatrix I, indem die Zeilen der zugehorigen Schleifen vertauscht werden:

/1 \

—= O
O =

1
Eine Vertauschung wird durch dieselbe Vertauschung wieder riickgéngig gemacht, daher ist

U-t=r.

5.3 Richtungsumkehr

U entsteht hier aus der Einheitsmatrix I, indem die zur umzukehrenden Schleife gehorende Zeile mit -1
multipliziert wird:
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Auch hier kommt man durch erneutes Umkehren wieder zur Ausgangsmatrix:

Ut=U.

5.4 Schleifenneigen

Schleifenneigen mit Faktor f bedeutete die Addition des f-fachen der Laufvariable der dariiberliegenden
Schleife zur eigenen im Schleifenkopf und die Subtraktion bei jeder Benutzung im Schleifenrumpf. U ist
also:

Uf_1 hat die Form:

-1
Uy = 1

1

Eine Matrix fiir mehrere Transformationen, die hintereinander auszufiihren sind, 1&8t sich einfach
durch aufmultiplizieren konstruieren. Sollen beispielsweise zwei Schleifen vertauscht werden, von denen die
eine wegen bestehender Datenabhingigkeiten zuvor noch umgekehrt werden muf}, so lautet die passende
Transformationsmatrix:

1 0 01 0 -1
Uumkehr = _ s Uvertauschen = s U = UvertauschenUumkehr = .
0 1 10 1 0

5.5 Anwenden einer Transformationsmatrix auf ein Codestiick

In einem abschlieBenden Beispiel soll gezeigt werden, wie eine konstruierte unimodulare Transformati-
onsmatrix auf ein Codestiick angewendet wird, um die gewiinschten Datenabhéngigkeiten zu erhalten.
Mit dieser Matrix

U=

]
O =
S O

soll folgendes Codestiick transformiert werden:

for I := 1 to N do
for J := 1 to I+1 do
for K :=J to M do
Al1,J,K] = B[I,J] + C[J,K]
end
end
end
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Eine Iteration ¢ wird durch die Transformation U auf j = Ui: abgebildet. Da U reguldr ist, gibt es
U=, so dal U~'j = i gilt. Wenn die urspriinglichen Schleifengrenzen als Ai < ¢ dargestellt sind, so
bekommt man die transformierten Schleifengrenzen durch AU ~'j < ¢. Eine anschlieend durch gefiihrte
Fourier-Motzkin-Elimination bestimmt konkret die Grenzen jeder einzelnen Schleife. Das Verfahren von
Fourier-Motzkin, sowie dieses Beispiel finden sich in [1].

Der transformierte Indexbereich lautet:

i I J+ K
J3 K I

Uber das Inverse von U erhilt man die urspriinglichen Schleifengrenzen durch die transformierten ausge-
driickt:

I 0 0 1 7 J3
J == O 1 —1 j2 = j2 — j3
K 1 -1 1 J3 J1—J2+J3

Die urspriinglichen Schleifengrenzen lassen sich folgendermaflen darstellen:

-1 0 0 -1
1 0 0 7 N
0 -1 0 -1

-1 1 0 i(] = 1
0 1 -1 0
0 0 1 M

Die neuen Schleifengrenzen ergeben sich aus AU 1j < ¢

0 0 -1 -1
0 0 1 ; N
0 -1 1 1 -1
0 1 -2 2ols

1 2 -2 J3 0
1 -1 1 M

Die Fourier-Motzkin-Elimination ermittelt aus diesen Ungleichungen die neuen Schleifengrenzen, so
daB der transformierte Code jetzt folgendes Aussehen hat:

for j; := 2 to M+N+1 do
for jo := max(2,2%j;-2%M-1,j;-M+1) to min(2*N+1,N+floor(j;/2)) do
for j3 := max(1l,ceil((jo-1)/2),ceil((2*j3-71)/2)) to min(N,js-1,M-j; + j2) do
I:=173
J = ja—17J3
K :=ji—j2+73
A[I,J,K] := B[I,J] + C[J,K]
end
end
end

6 Algorithmus von McKinley et al.

Der von McKinley et al. [2] vorgestellte Algorithmus bietet einen mathematischen Weg, aus allen mogli-
chen Permutationen einer Schleifenschachtelung diejenige auszuwihlen, die am meisten Lokalitét erreicht
und somit den Cache am besten ausnutzt. Er gliedert sich in drei Teile:
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6.1 Einteilen in Zugriffsgruppen

Um den Grad der Wiederverwendung bei Speicherzugriffen angeben zu konnen, werden zunéchst Zugriffe
auf Arrayelemente beziiglich einer bestimmten Schleife in Zugriffsgruppen eingeteilt. Zwei Zugriffe werden
genau dann ein und derselben Gruppe zugeteilt, wenn sie wihrend der Programmabarbeitung dieselbe
Cachezeile benutzen. Fiir die Praxis 148t sich dieser Sachverhalt folgendermafien ausdriicken:

Zwei Zugriffe Z; und Z, gehoren dann zur selben Zugriffsgruppe in Bezug auf Schleife 1 wenn es eine
Datenabhéngigkeit zwischen Z; und Z, gibt, die entweder

1. (a) schleifenunabhingig ist, oder
(b) fiir den Distanzvektor d = (dy, ..., dy, ..., d,) gilt: |d;] < 2Ad;=0, i # I, oder

2. Z1 und Zy greifen auf dasselbe Array zu und unterscheiden sich um héchstens d’ in der ersten
Dimension, wobei d’ < Anzahl der Arrayelemente, die in eine Cachezeile passen.

Wihrend Bedingung (1) zeitliche Lokalitéit zusammenfaf3t, d.h. Zugriffe auf ein und dieselbe Speicher-
stelle, erkennt Bedingung (2) die meisten Arten von rdumlicher Lokalitéit, d.h. Zugriffe auf Elemente, die
aufgrund fritherer Hauptspeicherzugriffe bereits im Cache liegen. Rdumliche Lokalitéit schlieit zeitliche
Lokalitiit ein. Die Zahl zwei in Bedingung 1.(b) beruht auf Erfahrungswerten. Einerseits treten nur selten
groflere Konstanten auf, andererseits garantiert diese Einschrinkung, dafl bei einer Cachezeilen-Grofie
von mindestens zwei Elementen hochstens zwei Cachezeilen fiir die Zugriffe benutzt werden.

Beispiel:

for K := 2 to N-1 do
for J := 2 to N-1 do
for I := 2 to N-1 do
A[I,J,K] := A[I+1,J+1,K] + B[I,J,K] + B[I,J+1,K] + B[I+1,J,K];

end
end
end
Zugriffsgruppen bzgl. Schleife J: | Aufgrund von Regel
{A[LJK]} erfiillt keine Regel
{A[I+1,J+1K]} erfiillt keine Regel
{B[1,J.K], B[LJ+1,K], B[I+1,J,K]} 1.(b) und 2.
Zugriffsgruppen bzgl. Schleifen I & K: | Aufgrund von Regel
{A[L,J,K]} erfiillt keine Regel
{A[I+1,J+1,K]} erfiillt keine Regel
{B[LJ,K], B[I+1,J,K]} 2.
{B[L,LJ+1,K]} erfiillt keine Regel

6.2 Kosten der einzelnen Schleifen ermitteln

Im néchsten Schritt wird fiir jede Schleife berechnet, wieviele Cachezeilen gefiillt werden miifiten, wenn
sie an innerster Stelle sifle. Folgende Daten werden benétigt:

EINGABE:

Co= {b.. 0}
R = {Zlv"‘vzn}

trip; = (hiy — loy + step;)/stepy
cls = die Cachezeilen-Grofle gemessen in Datenelementen
coeff (f,i) = der Koeffizient der Indexvariablen 7; im Indexausdruck f

stride(f1,4,1) = |step; x coeff (f1,11)]
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L ist eine n-fache Schleifenschachtelung in der Form lo;, hi;, step;
(Untergrenze, Obergrenze, Schrittweite).
R ist je ein beliebigen Vertreter aus jeder Zugriffsgruppe.
trip; ist die Anzahl der tatsichlich durchlaufenen Iterationen in Schleife 1.
stride(f,,4;,1) gibt an, wie weit die Arrayelemente auseinanderliegen,
die beim Durchlaufen der Schleife 1 referenziert werden.

AUSGABE:
LoopCost(l) = die Anzahl der benutzten Cachezeilen, falls Schleife 1 an innerster Stelle sitzt.

Die Kosten fiir eine bestimmte Schleife ergeben sich aus der Summe der Kosten der Zugriffsgruppen,
multipliziert mit den trip; aller umliegenden Schleifen.

LoopCost(l) = >, (RefCost(Zy (fi (i1,... ,in),-.. ,§({1,... ,in)),1)) [T}, tripn

Die Kosten einer Zugriffsgruppe, dargestellt durch Vertreter Zj, falls sich Schleife | an innerster Stelle
befindet, errechnen sich folgendermafien:

1 falls((coeff (fi,i1) = 0) A ... A (coeff (fj,i1) =0))
RefCost(Zy, ) = (”Z(lﬁ falls((stride(f1,141,1) < cls) A (coeff (f2,4) = 0)
A A (coeff (f5,i) = 0)
trip; sonst

Die Kostenberechnung soll an der folgenden Matrixmultiplikation verdeutlicht werden:

for J := 1 to N do
for K := 1 to N do
for I := 1 to N do
c[1,J] := C[I,J] + A[I,K] * BIK,JI;
end
end
end

Die Zugriffsgruppen sind bzgl. aller drei Schleifen gleich und lauten

{CILJ]}
{A[LK]}
{B[K,J]}.

Fiir dieses Beispiel sei die Cachezeilen-Grofie cls=4.

Sowohl A[LK] als auch C[I,J] bieten réumliche Lokalitét bzgl. Schleife I und bekommen jeweils die
Zugriffskosten n*(1/cls) zugewiesen. B[K,J] hat innerhalb der Schleife I zeitliche Lokalitéit. Es wird daher
fiir B[K, J] nur eine Cachezeile benotigt; die Zugriffskosten sind folglich 1. Die Schleifenkosten von I sind
also § * n® + n?. Die Kosten fiir die Schleifen J und K ergeben sich analog, folgende Tabelle zeigt die
Ergebnisse im Detail:

Zugriff J K I
C(L,J) n*n’ 1% n? Inxn?
ALK) | 1xn? n *n? %n *n?
B(K,J) | nxn? 11 % n? 1%n?
gesamt | 2n° +n? | 2n® 4+ n? | In® +n?
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6.3 Schleifen permutieren

Der letzte Teil des Algorithmus ermittelt anhand der einzelnen Schleifenkosten eine Reihenfolge fiir die
Schleifen, in der die Lokalitdt am grofiten ist. Danach wird versucht, diese Reihenfolge durch Schleifenver-
tauschung zu erreichen. Sollte dies aufgrund von Datenabhéngigkeiten nicht moglich sein, wird versucht,
Konflikte mit Richtungsumkehr aufzultsen. Schliagt auch das fehl, so liefert dieser Schritt wenigstens eine
Schleifenreihenfolge, die der idealen am néchsten ist.

Bei der Ermittlung der idealen Schleifenanordnung kann man sich auf folgende Beobachtung stiitzen:

Wenn sowohl Schleife | als auch Schleife 1’ als innerste Schleife in Betracht kommen, | aber mehr
Lokalitdt bietet, so wird | an einer beliebigen Position weiter auflen wahrscheinlich mehr Lokalitit bieten
als 1.

Daher kann man die Schleifen ganz einfach anhand ihrer Zugriffskosten von aufien nach innen so sor-
tieren, daf} die Schleifenkosten dabei abnehmen: LoopCost(l;—1) > LoopCost(l;). Folgender Algorithmus
ermittelt die bestmogliche Reihenfolge:

EINGABE:
O = {i,...,in},die urspriingliche Schleifenreihenfolge
DY = die urspriinglichen Abh#nigkeitsvektoren von [,
L = {igyyions- - 500, }
AUSGABE:

P = L, oder eine legale Anordnung von O, die so nah an £ liegt wie moglich

ALGORITHMUS:

if V DV, L ist eine legale Vertauschung
return £
P = 0; k=0; m=n
while £ #
for j=1,m
l=1l;el
if Abhingigkeitsvektoren fiir {py, ..., p,!} giiltig sind
P = {p17-- . 7pkvl}
L=L-{l;k=k+1,m=m—1
break for
endif
endfor
endwhile

Wenn eine ideale Schleifenreihenfolge L={is,,...,is, } der Schleifen i,...,17, gegeben ist, wobei i,
am wenigsten Lokalitdt erreicht und i,, am meisten, erstellt der Algorithmus eine legale Permutation
P, indem er zunichst priift, ob Schleife i, , ohne Datenabhingigkeiten zu verletzen an die duflerste
Stelle gesetzt werden kann. Ist das mdéglich, wird sie zu P hinzugefiigt, und aus £ herausgenommen.
Sollte die Schleife nicht an eine bestimmte Stelle plaziert werden konnen, wird die néchste Schleife in £
iiberpriift, so lange, bis eine Schleife gefunden wird. Der Algorithmus lduft, solange sich noch Elemente
in £ befinden und enthélt nach seiner Beendigung in P diejenige Schleifenreihenfolge, die der idealen am
nichsten kommt.
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7 Algorithmus von Wolf und Lam

Ziel von Wolf/Lam [3] ist es ebenfalls, einen Algorithmus zu prisentieren, der innerhalb eines restrukturie-
renden Compilers Schleifentransformationen vornehmen kann. Im wesentlichen basiert der Algorithmus
auf der Beobachtung, da3 durch Blockung die verschieden Arten von Lokalitdt am besten ausgenutzt
werden koénnen. Anhand einer algebraischen Darstellung von Wiederverwendung und Lokalitdt, wird
zunichst festgestellt, welche Arten von Wiederverwendung iiberhaupt moglich sind, und dann versucht,
die Schleifen so zu blocken, dal die Lokalitit so gut wie moglich ausgenutzt werden kann. Um die Vor-
aussetzungen zu schaffen, dafl eine oder mehrere Schleifen geblockt werden diirfen kommen die bereits
vorgestellten unimodularen Transformationen zum Einsatz.

Gegeben sei folgendes Codebeispiel:

for I := 0 to 5 do
for J := 0 to 6 do
A[J+1] := (1/3) * (A[J] + A[J+1] + A[J+2]);
end
end

Die Abhingigkeitsvektoren der Zugriffe lauten:

D = {(0’ 1)7 (1>0)7 (1> _1)}

Die Zugriffe, die auf das Array A gemacht werden, sind einheitlich erzeugte Zugriffe, d.h.sie sind alle
der Form:

A[f(i)], wobeif(i) = Hi + ¢y

H ist eine n xm Matrix, mit n = Anzahl der Schleifen bzw. der Indexvariablen, m = Dimension des Arrays
A. iist der Indexvektor der Schleifenschachtelung, d.h. er enthilt die Laufvariablen von der dufersten
zur innersten Schleife. ¢y ist eine von Zugriff zu Zugriff verschiedene Konstante.

Die Zugriffe des obigen Beispiels lassen sich schreiben als:

Zugriff H 0 cy
A[J] (01 )( 2 >+(0)

A+ | (0 1 )( 2 >+(1)

A[J+2] [ (0 1 )( L >+(2)

Wolf und Lam zeigen nun, wie sie anhand dieser Notation Wiederverwendung zwischen verschieden
Iterationen ermitteln kénnen. Dabei ist zu beachten, dal Wiederverwendung nicht automatisch auch
Lokalitéit bedeutet. Letztere kann nur dann ausgenutzt werden, wenn die wiederverwendete Speicherstel-
le sich auch noch im Cache befindet. Ziel des Algorithmus wird es also sein, Schleifen so zu blocken,
dal mogliche Lokalitdt auch ausgenutzt werden kann. Folgende Arten von Wiederverwendung werden
unterschieden:

7.1 Eigen-zeitliche Wiederverwendung (self-temporal)

Man versteht darunter einen Zugriff auf immer dasselbe Cacheelement von immer derselben Arrayreferenz
aus.
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In unserem Beispiel besteht eigen-zeitliche Wiederverwendung bei allen Zugriffen auf das Array A bzgl.
der Schleife I, da bei jedem Durchlauf von I genau die selben Elemente innerhalb von J bearbeitet werden.
Mathematisch ausgedriickt greifen zwei Iterationen i; und 4> genau dann auf dasselbe Datenelement
zu, wenn gilt: Hiy + ¢ = His + ¢, oder anders ausgedriickt: H(i; —i2) = 0. Wenn man mit r die Richtung
bezeichnet, in der Wiederverwendung stattfindet, erhélt man diese durch Hr = 0. Das ist aber gerade
der Kern von H. Der zur eigen-zeitlichen Wiederverwendung gehérende Vektorraum, kurz Rgr ist also:

Rsr = kernH
Nehmen wir etwa die Referenz A[J] heraus, so ist:

H=(0 1)

Rst = kernH = span{(1,0)}

Mit span{(1,0)} ist der von (1,0) aufgespannte Vektorraum gemeint. Rgp gibt als Richtung fiir die
Wiederverwendung also wie erwartet genau die Dimension der duflersten Schleife an.

7.2 Eigen-rdumliche Wiederverwendung (self-spatial)

Raumliche Wiederverwendung ist ein Oberfall von zeitlicher Wiederverwendung und bedeutet Zugriffe
verschiedener Iterationen auf die gleiche Cachezeile. Auch hier wird immer nur der Zugriff ein und der-
selben Arrayreferenz betrachtet, nur dafl diesmal die Zugriffe entlang der Speicheranordnung differieren
diirfen. Wihrend der Schleifenabarbeitung werden A[0], A[1], A[2], A[3], usw. referenziert. Da man die
Richtung dieser Dimension (das ist ja gerade die Richtung, in der Rdumlich Wiederverwendung moglich
ist) dem Kern hinzufiigen mochte, setzt man in der Matrix H einfach die zugehorige Dimension auf Null
(ergibt Matrix Hg). Im obigen Beispiel betrifft das die erste Reihe von H. Die Richtung der Wiederver-
wendung wird somit durch Kern H angegeben:

Rgss = kernHg

Rss bezeichnet den zu eigen-rdumlicher Wiederverwendung gehtrenden Vektorraum, der in unserem
Beispiel

kernHg = kern ( 0 0 ) = span{(1,0), (0,1)}

lautet.
Die Tatsache, dafl rdumliche zeitliche Lokalitét einschlie3t, spiegelt sich in der Tatsache wieder, dafl

kernH C kernHg

gilt.

7.3 Gruppen-zeitliche und gruppen-rdumliche Wiederverwendung

Diese beiden Moglichkeiten der Wiederverwendung verhalten sich analog zu den eben vorgestellten, mit
dem Unterschied, daf} jetzt auch Zugriffe verschiedener Arrayreferenzen auf ein und dasselbe Cacheelement
(gruppen-zeitlich), oder lediglich auf dieselbe Cachezeile (gruppen-riumlich) betrachtet werden.

Um festzustellen, welche Zugriffe Elemente aus der selben Cachezeile benutzen kénnen, werden sie in
Zugriffsklassen eingeteilt, wie schon bei McKinley et al. [2] beschrieben, und anschlieend wird innerhalb
der Klassen auf Lokalitdt gepriift.
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7.4 Der Lokalitats-Vektorraum

Grundsétzlich kann man bei einer Schleifenschachtelung nicht davon ausgehen, dafl jede mogliche Wie-
derverwendung auch wirklich zu Cache-Hits fiihrt. Bei einer Schachtelung, die noch nicht durch Blockung
optimiert worden ist, ist sowohl rdumliche als auch zeitliche Wiederverwendung lediglich innerhalb der
innersten Schleife sichergestellt. Der Raum, der angibt, in Richtung welcher Schleifendimensionen Wie-
derverwendung tatséichlich sicher ist, wird Lokalitdtsvektorraum L genannt. Bei unmodifizierten Schach-
telungen wie in unserem Beispiel, besteht er lediglich aus dem eindimensionalen Raum in der Richtung
der innersten Schleife:

L = span{(0,1)}

Da Lokalitdt nur dann ausgenutzt werden kann, wo sich die Vektorrdume fiir Wiederverwendung
R und Lokalitét L iiberschneiden. Daher versucht man nun die Schleifen so zu blocken, daf} sich die
Dimension von L, und damit auch die des Schnittes R N L erhoht.

Blocken darf man Schleifen genau dann, wenn man sie auch Vertauschen diirfte. Es diirfen also keine
Datenabhéngigkeiten verletzt werden. Falls ein solcher Konflikt vorliegt, sucht man nach einer geeigneten
Transformation wie Richtungsumkehr oder Schleifenneigen um den Abhingigkeitskonflikt aufzulosen.

In unserem Fall bringt uns Schleifenneigen ans Ziel:

- (19)

D'=UD = {(0,1),(1,1)(1,0)}

dndert die Abhéngigkeitsvektoren zu

Der negative Eintrag im letzten Vektor ist verschwunden, die Vektoren bleiben auch nach einer Vertau-
schung lexikographisch positiv. Der entstehende Code darf nun geblockt werden, so dal nicht nur die
rdumliche Lokalitét aus Schleife J, sondern auch die zeitliche aus Schleife I genutzt werden kann.

8 Schluf

Die vorgestellten unimodularen Schleifentransformationen stellen einen elementaren Grundstock dar, um
Schleifenschachtelungen hinsichtlich ihrer Lokalitdtsausbeute zu optimieren. Thre Stirken spielen sie ge-
rade durch ihre Einfachheit aus: keine andere Schleifentansformation 148t sich so bequem durch Matrizen
darstellen und somit algorithmisch verarbeiten. Lockert man die Beschrinkung ein wenig auf und erlaubt
lediglich invertierbare Matrizen, so kann man zusétzlich noch Skalieren durch Matrizen modellieren. Dies
ist eine Transformation, die bei Parallelrechnern eine Rolle spielt [4].

Die unimodularen Transformationen sind im wesentlichen die Wegbereiter fiir nachfolgende Trans-
formationen wie Blockung oder Schleifenverschmelzen. Lediglich die Vertauschung bringt mitunter eine
erhebliche Laufzeitverbesserung. Auch die beiden Algorithmen, die aufgrund ihrer Komplexitdt und ihres
Umfangs lediglich angerissen werden konnten, bauen auf den zuerst durchgefiithrten unimodularen Trans-
formationen auf: McKinley et al. [2] benutzen zusitzlich Schleifenrumpfteilen und Schleifenverschmelzen,
Wolf und Lam [3] erreichen bessere Cacheausnutzung durch Blockung.

Aber auch wenn man keinen restrukturierenden Compiler zur Verfiigung hat, so kann man auch
durch richtige Anordnung von Schleifen, beispielsweise bei einer einfachen Matrixmultiplikation, je nach
Matrixgrofie und Architektur Geschwindigkeitsverbesserungen zwischen Faktor 4 und 24 herausholen [2].
Das macht diese Transformationen doch wichtiger, als sie auf den ersten Blick zu sein scheinen.



LITERATUR 21

Literatur

[1] Michael Wolfe, High performance compilers for parallel computing. Addison Wesley, 1996

[2] Kathryn McKinley, Steve Carr, Chau-Wen Tseng, Improving Data Locality with Loop Transformati-
ons. ACM Transactions on Programming Languages and Systems, 18(4):424-453, Juli 1996

[3] Michael Wolf, Monica Lam, A data Locality optimizing algorithm. Proceedings of the SIGPLAN 91
Conference on Program Language Design and Implementation, ACM SIGPLAN Notices 26(6):30-44,
Toronto, Canada, Juni 1991.

[4] W. Li, K. Pingali, Access normalization: Loop restructuring for NUMA compilers. Proceedings of the
Fifth International Conference on Architectural Support for Programming Languages and Operating
Systems, ACM SIGPLAN Notices 27(9):285-295, Boston, MA, Oktober 1992.



Seminar - Ausarbeitung II
Matthias Grutzeck

Blockung

Zusammenfassung
Wenn mit Arrays, die zu grof} sind, um in den Cache zu passen, Berechnungen durchgefiihrt
werden sollen, wird hdufig Blockung als Technik verwandt. Hier soll dieser Technik nachgegangen
werden und erortert werden, inwieweit Compiler Algorithmen selbststindig in geblockte Varianten
umformen kénnen. Verstirkt wird dann auf die Ermittlung von Blockgréfien eingegangen, um durch
die Blockung ein maglichst gutes Cacheverhalten zu erzielen. Es werden zwei Algorithmen vorgestellt,
die die Blocke nach dem Gesichtspunkt der Vermeidung von Selbstinterferenz auswahlen.

1 Einleitung

In vielen Bereichen wird heutzutage der Computer zu numerischen Berechnungen verwandt. Dabei han-
delt es sich meist um grofle Datenmengen, die die gleiche Berechnung durchlaufen. Die Daten sind dabei
oftmals in Arrays gespeichert, die schnell die Grole von heute verwandten Caches iibersteigt. Dadurch
enden bei einem naiven Vorgehen die meisten Speicherzugriffe in einem Zugriff auf den langsamen Haupt-
speicher. Dies schligt sich deutlich in der Ausfiihrungszeit des Programmes nieder. Hier sind Techniken
gefragt, die dem Verhalten entgegenwirken und es ermdoglichen, mehr Speicherzugriffe aus dem Cache zu
bedienen. Hierzu werden wir die Technik der Blockung kennenlernen und Teilaspekte unter verschiedenen
Gesichtspunkten betrachten.

Nun kann das Verhalten eines Cache besser ausgenutzt werden, indem man die Lokalitit von Daten
durch eine Umstrukturierung des Programmes erreicht. Verwendet das Programm bisher eine geschach-
telte Schleife, in der Daten im Cache in einem Schleifendurchgang der dufleren Schleife wiederverwendet
werden, ist es sinnvoll darauf zu achten, daf} die innere Schleife auf Grund der Datenmenge dieses Vor-
haben nicht zunichte macht. Es wird dann versucht, die innere Schleife in Blocke aufzuteilen. Die dufere
Schleife braucht dann nur iiber solch einen Block zu arbeiten. Eine weitere Schleife, die iiber die bishe-
rigen Schleifen iteriert, sorgt dafiir, dafy die Blocke abgearbeitet werden. Die Grofle der Blocke wird nun
so gestaltet, dal der Cache eine moglichst minimale Anzahl von Cachemisses zu verbuchen hat.

2 Begriffsklarungen

Bevor wir uns dies mit einem Beispiel verdeutlichen, bendtigen wir zuerst ein paar Begriffe. Diese klédren
wir hier zuerst, um eine einheitliche Terminologie zu verwenden.

2.1 Lokalitit

Oft konnen Zugriffe mit Daten aus dem Cache bedient werden. Bei solch einer Lokalitdt von Daten
unterscheidet man:

zeitliche Lokalitdat: Auf das gleiche Datum wird mehrmals zugegriffen und auf Grund dessen ist das
Datum bereits im Cache vorhanden.

rdumliche Lokalitdt: Bei einen Zugriff auf ein anderes Datum wurde das gewiinschte Datum, bei dem
rdumliche Lokalitét auftritt, bereits geladen und ist deswegen im Cache vorhanden. Dieses Verhalten
kommt auf Grund der Cacheline, die auf einmal in den Cache geladen wird, zu Tage.
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Die Anzahl der Verwendung eines Datums wird durch den Wiederverwendungsfaktor beschrieben.

2.2 Interferenzen

Ein Datum kann aus verschiedenen Griinden aus dem Cache gel6scht werden. Bei jedem Verdringen
eines Datums ist dies durch den Zugriff auf ein anderes Datum bedingt. Dies nennt man Interferenz. Man
unterscheidet:

Selbstinterferenz: Das Datum, das ein anderes Datum aus dem Cache verdringt, entstammt dem
gleichen Array.

Fremdinterferenz: Das Datum, das ein anderes Datum aus dem Cache verdringt, entstammt einer
anderen Variable oder einem anderen Array.

2.3 Cachemiss

Ist ein Datum, auf das zugegriffen wird, nicht im Cache vorhanden, erhalten wir einen Cachemiss. Je
nach Grund fiir den Cachemiss unterscheidet man:

unvermeidbarer Cachemiss: Es ist der erste Zugriff auf die Cacheline, in der das Datum steht. Dieser
Zugriff ist dann zwangsweise nicht aus dem Cache zu bedienen.

Kapazitits-Cachemiss: Auf das Datum wurde zuvor bereits zugegriffen, doch auf Grund der Grofie
des Cache mufite das Datum verdringt werden. Bei dieser Aussage wird von einen voll-assoziativen
Cache mit einer Cachelineléinge von einen Element ausgegangen.

Interferenz-Cachemiss: Im Cache-Speicher wire noch genug Platz vorhanden, um das Datum zu be-
halten, doch auf Grund der Verdringungsstrategie wurde das Datum verdringt. Hier kann man
noch nach den Begriffen Selbstinterferenz- und Fremdinterferenz-Cachemiss gemifl den obigen De-
finitionen unterscheiden.

3 Blockung am Beispiel Matrixmultiplikation

Am Beispiel Matrixmultiplikation soll das Grundprinzip der Blockungstechnik verdeutlicht werden. Seien
A, Bund C' N x N Matrizen. Wir wollen C=A B berechnen. Der erste Ansatz, dies zu programmieren,
sieht wie folgt aus:

for (j=0; j < N; ++j)
for (k=0; j < N; ++k) {
r=Blk][j];
for (1=0; i < N; ++i)
Clillj] += A[il[k] * 75

Fiir das Folgende nehmen wir an, dafl die Matrizen spaltenweise im Speicher abgelegt sind wie zum Beispiel
in FORTRAN. Wir beobachten eine rdumliche Lokalitit bei den Lesezugriffe auf die Matrixelemente
A[i][k] und CTé][j] und eine zeitliche Lokalitét fiir den Schreibzugriff auf das Matrixelement C[i][j]. Das
Element Bk][j] weist rdumliche Lokalitét auf, wenn die j-te Spalte von der Matrix C' und die k-te Spalte
von der Matrix A nicht zu einer Verdringung von dem Element B[k][j] gefiihrt haben. Dies sind 2N
Elemente, die der Cache minimal halten kénnen muf.

Das Element C[i][j] kann auch fiir den Lesezugriff zeitliche Lokalitéit aufweisen, wenn die k-te Zeile
der Matrix A und die j-te Zeile der Matrix C' und das Element B[k + 1][4] nicht zu einer Verdringung
gefiithrt haben. Dies sind IV zusétzliche Elemente, die nicht verdréngt werden sollten.

Eine zusitzliche zeitliche Lokalitét fiir das Element A[i][k] ist gegeben, wenn die gesamte Matrix A
und die j-te Spalte der Matrix C nicht zu einer Verdringung gefiihrt haben. Dies sind zusétzliche N? — N
Elemente, die beriicksichtigt werden sollten.
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Wurde N so grofl gewahlt, dafl keine zeitliche Lokalitdt vorkommt, haben wir fiir die Zugriffe auf
die Matrix A und C jeweils ungefihr N®/CLS Speicherzugriffe, wobei CLS die Grofie der Cacheline in
Anzahl Elementen ist. Dazu kommen N? Speicherzugriffe fiir die Beschaffung von Elementen B[k][4].
Dies ergibt 2- N3/CLS + N? Speicherzugriffe.

Wir wollen versuchen, die zeitliche Lokalitéit der Elemente A[i][k] auch bei grofien Matrizen zu erhéhen.
Bei der jetzigen Konstellation mufl der Cache N2+ N Elemente halten. Wenn die beiden inneren Schleifen
nur iiber kleine Bereiche iterieren wiirden, brauchte der Cache weniger Elemente halten, bevor es zu einer
zeitlichen Lokalitit kommt. Wir fithren zwei weitere Schleifen ein:

for (kk=0; kk < N; kk+=blockgriBey,)
for (1i=0; i1 < N; ii+=blockgriBe;)
for (j=0; j < N; ++j)
for (k=kk; k < min(kk+blockgrofer, N); ++k) {
r=Blk][j];
for (i=#i; i < min(it+blockgroBe;, N); ++i)
Clills] += A[il[k] * 75

Wir wollen die drei inneren Schleifen, die einem Block entsprechen, auf Lokalitdt fiir die Matrizen un-
tersuchen. Wir haben wieder rdumliche Lokalitéit fiir die Zugriffe auf die Elemente A[i][k] und CTé][;].
BJk][4] hat rdumliche Lokalitiit, wenn 2-blockgrdiie; Elemente nicht zu einer Verdriingung gefiihrt haben.
Die Elemente A[i][k] haben zeitliche Lokalitéit, wenn blockgrafie; - blockgrofie, Elemente der Matrix A,
blockgrofie; Elemente der Matrix C und blockgrifie;, Elemente der Matrix B im Cache gehalten werden
konnen.

Man sieht, dafl bei geeigneter Wahl der Parameter blockgrifie;, und blockgrofie; zeitliche Lokalitédt
auch fiir grofle Matrizen innerhalb eines Blocks entsteht. Hier erkennt man, daff man die Blockgrofien
nicht so grof§ wihlen darf, daf§ zuviel Interferenz innerhalb eines Blocks entsteht, aber auch nicht so
klein, dafl der Cache nicht komplett genutzt wird. Wir werden spéter noch feststellen, dafl die Wahl der
Blockgrsofien von der Cachelinegréfle, der Cachegréfie in Anzahl Elementen und der Matrixgréfie abhéingig
ist.

4 Blockung durch Compiler

Die Blockung von Algorithmen wurde bisher meist durch Handoptimierung erreicht. Diese Optimierungen
sind leider meist maschinenspezifisch durchgefiihrt worden. Ein weiterer Nachteil von handoptimierten
Code ist der Verlust an Verstandlichkeit. Es stellt sich die Frage, ob die Optimierung, die Algorithmen
blockt, durch einen Compiler vorgenommen werden kann. Dadurch wiirde man sowohl Zielplattform-
unabhingigkeit als auch eine Entlastung des Programmierers erreichen.

4.1 Verschiedene Transformationen

Fiir eine automatisierte Blockung eines Algorithmus werden hier einige Transformationen vorgestellt, die
der Compiler anwenden kann. Diese sind Carr et al [CK92] entnommen. Oftmals ist es notig, mehrere,
verschiedene Transformationen nacheinander anzuwenden, um zu einem guten, geblockten Algorithmus
zu gelangen.

4.1.1 Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen

Bei der Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen Transformation werden zwei Schleifen, die ineinander ge-
schachtelt sind, genommen. Jetzt kann man eine von den beiden Schleifen auf Werte, die wiederverwen-
det werden, untersuchen. Die tragende Schleife, die fiir die Wiederverwertung von Werten verantwortlich
ist, kann nun unterteilt werden. Man fiihrt eine weitere Schleife vor der tragende Schleife ein, die eine
Schrittweite der Grofie des Blockungsfaktor hat und die urspriinglichen Grenzen besitzt. Die alte Schleife
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Abbildung 1: Reihenfolge der Zugriffe auf die Matrix B (a) im Original, nach dem (b) Streifen-Schneiden
und nach dem (¢) Streifen-Schneiden-Und- Vertauschen

erhilt als neue Grenzen den aktuellen Wert der dufleren Schleife und das Minimum aus dem aktuellen
Wert der dufleren Schleife addiert um Blockungsfaktor und der alten Schleifenobergrenze. Anschliefend
werden, wenn notig, Schleifen vertauscht, um ein besseres Cache-Verhalten zu erreichen. Dieses Verfahren
kann nur angewendet werden, wenn die Ausfiihrungsreihenfolge irrelevant ist.

Es sei zum Beispiel folgender Algorithmus gegeben:

for (i=unter;; i < ober;; ++1i)
for (j=unter;; j < ober;j; ++j)
Ali]=Ali]+Bli][j]

In dem Vektor A werden hier die einzelnen Zeilensummen der Matrix B gespeichert. Die Reihenfolge der
Zugriffe auf die Matrix B entspricht der Abbildung 1 (a). Wenn wir hier eine spaltenweise Haltung der
Matrix B im Speicher voraussetzen (z.B. wie in FORTRAN), dann haben wir nur fiir kleine Problemgrsfien
zeitliche und réumlichen Lokalitét fiir die Matrixelemente B[i][j] und eine zeitliche Lokalitét fiir die
Vektorelemente Ali].

Wir versuchen jetzt, die Transformation Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen anzuwenden. Dazu fiih-
ren wir zuerst eine weitere Schleife ein. Dies entspricht dem Streifen-Schneiden:

for (i=unter;; i < ober;; i+=blockgrifie;)
for (it=1; it < min(i+blockgriBe;, ober;); ++ii)
for (j=unter;; j < oberj; ++j)
Alii)=Alid)+ Blid][J]
Nach Abbildung 1 (b) hat sich die Reihenfolge der Zugriffe auf die Matrix B durch das in Streifen-
Schneiden nicht geéndert. Hier kénnten andere Techniken wie zum Beispiel Vektorisierung oder Par-
allelitdt angewandt werden, um aus dem Streifen-Schneiden direkt Nutzen zu ziehen. Wir gehen zur
néchsten Teiltransformation iiber und vertauschen die beiden inneren Schleifen und schauen, was wir
dadurch gewinnen:

for (i=unter;; i < ober;; i+=blockgrifie;)
for (j=unter;; j < ober;j; ++j)
for (it=1; 70 < min(i+blockgriBe;, ober;); ++ii)
Alii]=A[id]+Blid][4]

Jetzt hat sich die Reihenfolge der Zugriffe auf die Matrix B nach Abbildung 1 (c) veréndert. Rdumliche
Lokalitéit von den Matrixelementen B[i7][j] wird durch direkt aufeinanderfolgenden Zugriffe auf die Matrix
B getragen. Zusitzlich gewinnen wir rdumliche Lokalitét fiir die Zugriffe auf die Matrixelemente Blii][j]
und die die Vektorelemente A[ii], wenn die blockgrdBe; sinnvoll gewihlt wird. Wie man die Blockgroe
wihlt, werden wir spéter noch betrachten. Durch den Gewinn von rdumlicher und zeitlicher Lokalitét bei
guter Wahl des Parameters blockgrifie; liegt hier mehr Lokalitit im Vergleich zum Originalalgorithmus
Vor.

Die Minimumsbildung bei der Obergrenze der innersten Schleife kann verhindert werden, indem man
von der dufleren Schleife die Obergrenze um die Blockgrofle verringert und nach dem gesamten Block die
fehlende Schleife ergéinzt. In dem Beispiel sieht das so aus:
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Abbildung 2: Ausfithrungsreihenfolge nach (a) Streifen-Schneiden und nach (b) Streifen-Schneiden-Und-
Vertauschen

for (i=unter;; i < (ober;/blockgriie;)*blockgrifie;; i+=blockgriBe;)
for (j=unter;; j < ober;j; ++j)
for (ii=t; 1@ < i+blockgroBe;; ++ii)
Alii)=A[id)+ Bli][j]
for (j=unter;; j < ober;j; ++j)
for (ii=(ober;/blockgrifie;)*blockgriBe;; it < ober;; ++ii)
Alii)]=Alid)+ Blii][4]

Dieses Verfahren 148t sich auch auf Dreiecks-Iterationsstrukturen iibertragen. Der Vorgang des Schlei-
fentauschs wird hierbei aufwendig. Hier eine allgemeine Schleife nach dem Vorgang Streifen-Schneiden.
m sei die Steigung und b die Verschiebung der Dreiecks-Iterationsstruktur:

for (i=unter;; i < ober;; i+=blockgrifie;)
for (#i=i; it < min(i+blockgroBe;, ober;); ++ii)
for (j=m*ii+b; j < oberj; ++j)
Anweisung(ii,5);

Bisher ist eine weitere Schleife entstanden, dennoch hat sich die Ausfiihrungsreihenfolge nicht veréindert,
wie die Abbildung 2 (a) verdeutlicht. Um den Austausch durchfiihren zu kénnen, miissen nun die Grenzen
der #i-Schleife verindert werden:

for (i=unter;; i < ober;; i+=blockgrifie;)
for (j=m*i+b; j < ober;; ++j)
for (¢i=i; 40 < min((j-b)/m, i+blockgriBe;, ober;); ++ii)
Anweisung(ii,5);

Erst jetzt erfolgt eine Blockung der Anweisung, wie auch die Abbildung 2 (b) verdeutlicht.

4.1.2 Schleifenbereiche Teilen

Die zuvor besprochene Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen Transformation 1463t sich nur auf Rechteck-
oder Dreieck-Iterationsstrukturen anwenden. Sind diese nicht gegeben, kann die Transformation Schleifen-
bereiche Teilen solche Voraussetzungen schaffen. Bei dieser Transformation wird die Schleife in mehrere,
nacheinander ausgefiihrte Schleifen aufgeteilt. Das heifit, da} der Schleifenkérper genauso oft und in
der gleichen Reihenfolge ausgefiihrt wird, wie zuvor, nur dafl die Schleifen andere Grenzen haben und
mehrmals nacheinander vorkommen.

Ein einfaches Beispiel kann dies verdeutlichen:

for (i=unter;; i < ober;; ++1i)
Anweisungen;

Diese einfache Schleife wird in mehrere Schleifen auseinandergebrochen. N sei dabei ein beliebiger, sinn-
voller Wert:
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for (i=unter;; i < min(ober;,N); ++1)
Anweisungen;

for (i=min(ober;,N); i < ober;; ++1i)
Anweisungen;

Ein praktisches Beispiel fiir diese Transformation stellt die Teilung von einer Trapez-Iterationsstruktur
dar. Diese kann durch Schleifenbereiche Teilen in zwei Schleifen mit Dreieck-Iterationsstruktur und eine
Schleife mit Rechteck-Iterationsstruktur geteilt werden, ohne die Ausfiithrungsreihenfolge zu verdndern.
Anschlielend wendet man die Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen Transformation auf die drei Schleifen
an und erhélt das gewiinschte Ergebnis.

MuB ein Wert von einem Array berechnet werden, bevor ein anderer Wert im gleichen Array berechnet
werden kann, und dies durch den gleichen Schleifenkorper gemacht wird, haben wir eine Abhéngigkeit, die
Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen verhindert. Diese kann durch Schleifenbereiche Teilen aufgeltst wer-
den, indem man die Schleife in mehrere Schleifen zerteilt, die diese Abhéngigkeit auf Grund von kleineren
Intervallen nicht mehr aufweisen. Dazu ist es nétig, den grofitmoglichen Index-Set zu finden. Dies ist algo-
rithmisch ohne groere Schwierigkeiten moglich. An diese Stelle sei fiir eine genauere Auseinandersetzung
auf Carr et al [CK92] verwiesen.

4.1.3 IF-Inspektion

Wenn in einem Schleifenkérper eine IF-Anweisung vorhanden ist, die unnotige Berechnungen einspart,
kann Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen nicht sinnvoll zur Beschleunigung eingesetzt werden. Hier liegt
die Idee nahe, sich zuerst die Bereiche zu berechnen, in denen die Berechnung durchgefiihrt werden muf}
und dann iiber die berechneten Bereiche mit dem eigentlichen Schleifenkérper zu iterieren. Die Schleifen,
die die Bereiche ermitteln und die Schleifen, die iiber die Bereiche iterieren, kénnen dann nach bekannten
Verfahren optimiert werden. Eine Umsetzung dieser Grundidee findet man bei Carr et al [CK92].

4.2 Mogliche Spracherweiterung

Durch die verschiedenen vorgestellten Verfahren lassen sich viele, nicht geblockte Algorithmen in ent-
sprechende Blockalgorithmen {ibernehmen. Dennoch gibt es Ausnahmen, in denen dies nicht moglich ist.
Hier stellt sich die Frage, wie man Blockalgorithmen programmieren kann, die nicht maschinenabhéngig
optimiert sind und dennoch eine gute Performance erreichen. Hier scheint es notig, die Algorithmen
unabhingig vom Blockungsfaktor angeben zu konnen und diese vom Compiler ermitteln zu lassen bezie-
hungsweise zur Laufzeit des Programms zu berechnen.

Es liegt nahe, fiir diesen Zweck die Programmiersprache zu erweitern. Der Vorschlag, zwei neue Schlei-
fenkonstrukte einzufithren (siehe in [CK92]), erscheint nicht abwegig. Zuerst braucht man einen Konstrukt
BLOCK DO, bei dem die Grenzen angegeben werden und das nach Ubersetzung eine Schrittweite von
Blockgrofie verwendet. Das zweite benotigte Konstrukt IN DO entspricht der Schleife iiber die Region,
die den geblockten Schleifenkorper enthilt. Normalerweise werden hier keine Grenzen angegeben. Eine
Schrittweite kann angegeben werden. Um Grenzen beeinflussen zu koénnen, wird ein Konstrukt LAST
eingefiihrt, das die aktuelle Obergrenze fiir den im Moment ausghefiihrten Block angibt. Der Compiler
kann nun die Blockgrifie durch Analysieren des entsprechenden IN DO-Block ermitteln und iibersetzen.

Weiterhin erscheint es sinnvoll, ein Sprachkonstrukt einzufiihren, das ausdriickt, dafl die Ausfiihrungs-
reihenfolge des Schleifenkorpers veranderbar ist. Damit kénnte der Compiler auch bei komplexen Funk-
tionen, die im Schleifenkorper vorhanden sein konnten, Verinderungen vornehmen, ohne Seiteneffekte
befiirchten zu miissen. Ein Problem stellt dabei die Anlayse vom Cacheverhalten der komplexen Funk-
tionen dar.

5 Wahl eines Blockungsfaktors

Bisher wurde untersucht, wie man einen Algorithmus moglichst automatisiert in eine geblockte Variante
iiberfithren kann. Dabei wurde die Wahl des Blockungsfaktors vernachlissigt. Diesem Thema soll im



5 WAHL EINES BLOCKUNGSFAKTORS 28

Folgenden nachgegangen werden.

5.1 Modellierung eines Caches nach Lam et al

Nach dem bisher gehorten soll durch die Blockung ein besseres Cacheverhalten erreicht werden. Dies
driickt sich durch moglichst starke Lokalitdt und moglichst wenigen Cachmisses aus. Daraus folgt, daf eine
Modellierung des Caches unter den Gesichtspunkte Cachemissrate sinnvoll ist. Wir verwenden dabei das
Modell nach Lam et al [LRW91]. Die Annahme eines nicht-assoziativen Caches erleichtert das Modellieren
erheblich. Bei einen n-fach assoziativen Cache wird man weniger Cachemisses betrachten, da ein Satz n
verschiedene Cachelines aufnehmen kann, die bei einem nicht-assoziativen Cache auf die gleiche Cacheline
fallen kénnten. Dadurch werden wir mit dem nicht-assoziativen Cache einen schlechteren Fall beobachten,
der uns dafiir das Modellieren erheblich vereinfacht.

Zuerst werden wir einige Definitionen voranstellen, die dann zu Ausdriicken zusammengesetzt werden:

D(v) Gesamtanzahl aller Zugriffe auf das Array v

R(v) Wiederverwendungsfaktor fiir Zugriffe auf das Array v

S(v)  Ein Ma8 fiir die Anzahl der Zugriffe auf das Array v, die Selbstinterferenz erzeugen,
ausgedriickt in Anteilen des Caches. Also ein Ma#f fiir die Anzahl von Zugriffen
auf das Array v, die auf Cachepositionen von vorherigen Zugriffen auf das Array
v abgebildet werden.

F(u) Der Footprint ist der Anteil des Caches, der durch Zugriffe auf das Array u in
einem Schleifendurchgang gefiillt wird. Der Footprint ist ein Maf fiir die Anzahl
unterscheidbarer Cachepositionen fiir die Zugriffe auf Elemente des Array u.

\% Menge aller Arrays, auf die zugegriffen wird

Zuerst haben wir die unvermeidbaren Cachemisses auf ein Array v. Diese kénnen mit der Anzahl aller
Zugriffe auf das Array D(v) und dem Wiederverwendungsfaktor R(v) bestimmt werden. Dies ergibt dann
D(v)/R(v).

Zuséatzlich miissen noch Cachemisses auf Grund von Interferenzen beriicksichtigt werden. Wir fithren
dazu die Miss-Rate M (v) ein. Sie gibt die Wahrscheinlichkeit fiir einen Cachemiss bei einen Zugriff auf
das Array v an. Wir kénnen fiir den konkreten, zu untersuchenden Algorithmus die Selbstinterferenz S(v)
und den Footprint der anderen Variablen F'(u) berechnen. Wenn die anderen Arrays u € V\{v} F(u)
Anteile des Caches benutzen, dann driickt das Produkt der Gegenwahrscheinlichkeiten [[(1 — F'(u)) die
Wahrscheinlichkeit fiir keine Fremdinterferenz aus. Die Wahrscheinlichkeit, dafl keine Selbstinterferenz
auftritt ist entsprechend (1 — S(v)). Nehmen wir alles zusammen und bilden die Gegenwahrscheinlichkeit,
erhalten wir:

M)=1-(1-5S@w) [[ -F(@)

ueV\{v}

Mit Hilfe der Miss-Rate kénnen wir dann die Anzahl der Cachemisses berechnen. Dazu nehmen wir
die unvermeidbaren Cachemisses. Zusétzlichen berechnen wir die durch die Interferenz hervorgerufenen
Cachemisses mit Hilfe der Miss-Rate. Beides zusammen ergibt dann die Anzahl der Cachemisses in diesem
Modell:

1 R(v) -1

ﬁC’achemisseszD(v)( w0t Re M@))

Die beiden Faktoren, die nach dem Modell beeinflut werden kénnen, um eine moglichst kleine Miss-
Rate zu erreichen, sind der Footprint und die Selbstinterferenz. Bekommt man diese Werte klein, wird
auch die Miss-Rate kleiner. Man versucht meist zuerst Selbstinterferenz zu vermeiden.

Verschiedene Untersuchungen mit Hilfe des Cachemodells und realen Experimenten haben erge-
ben, daf ein fester Blockungsfaktor fiir verschiedene Problemgréf3en nur schlechte Ergebnisse gegeniiber
abhingig von der Problemgrofle berechneten Blockungsfaktor erreicht. Der optimale Blockungsfaktor
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schwankt vor allen bei quadratischen Blocken bereits bei kleinen Anderungen der ProblemgriBe. Der
Zeitaufwand zur Bestimmung des Blockungsfaktor fillt gegeniiber dem Geschwindigkeitsgewinn nicht ins
Gewicht.

Wir werden im Folgenden zwei verschiedene Algorithmen vorstellen, die beide versuchen, durch einen
gut gewihlten Blockungsfaktor Selbstinterferenz zu vermeiden und dabei den Block moglichst grof3 halten
wollen. Das Verfahren nach Lam et al [LRW91] verwendet ausschliellich quadratische Blocke im Gegensatz
zu dem Verfahren von Coleman et al [CK95], das rechteckige Blocke verwendet und dadurch bessere
Ergebnisse erzielt.

5.2 Blockungsfaktor nach Lam et al

Der Ansatz von Lam et al [LRW91] versucht einen kritischen Blockfaktor By zu finden, bei dem Selbstin-
terferenz vermieden wird. Dabei wird ein gegebenes Array auf den gréftmoglichen, quadratischen Block
untersucht, bei dem keine Selbstinterferenz auftritt.

Bei dem Beispiel der Matrixmultiplikation, wird die Matrix A von den beiden geblockten Schleifen
getragen. Wir optimieren die Blockgrole demnach nach der Matrix A. Wir bendtigen fiir das folgende
noch die Cachegrofle, die wir mit C'S abkiirzen werden.

Sei A ein quadratisches Array, N die Dimension von A und &A[i, j] die Adresse des Elementes 4, j des
Arrays A. Selbstinterferenz tritt genau dann auf, wenn zwei Elemente des Blocks des Arrays A auf die
gleiche Cacheposition fallen. Dies ist genau dann der Fall, wenn die Adressen zweier Elemente modulo
der Cachegrofie das gleiche Ergebnis haben. Mathematisch ausgedriickt haben wir dann & A[i, j] =mod ¢
& A, j']. Dann gilt auch &A[i+a, j+b] =moa cs &A[i' +a, j’ + ] fiir alle a, b. Auf unsere Begebenheiten
iibersetzt heifit das, daf, giiltige Indizes vorausgesetzt, auch die Elemente &A[i + a,j + b] und &A[i' +
a,j' + b] Selbstinterferenz aufweisen. Von dieser Feststellung halten wir fest, daf} sich ein gefundenes
Selbstinterferenzmuster im Array wiederholt.

Mit Hilfe dieser Feststellung ist es moglich, einen maximalen Blockungsfaktor fiir einen quadratischen
Block abhiingig von der Cachegréfie C'S und der Arraydimension N zu ermitteln. Um die Arbeit zu ver-
einfachen, wird angenommen, daf} die Anfangsadresse vom untersuchten Array A auf die Anfangsadresse
vom Cache fillt, also &A[0,0] = 0 gilt. Dies ist erlaubt, da im anderen Fall im Cache lediglich eine
Verschiebung der Elemente des Arrays um &A[0, 0] mod C'S auftritt.

Man nimmt das Element & A[N/2,0] aus dem Array und priift, ob Selbstinterferenz mit dem Element
&A[N/2 £ dj, di] auftritt. Tritt Selbstinterferenz auf, kann der Block maximal die GréBe max(] di |,| dj |)
haben. Daraus ergibt sich der folgende Algorithmus in Abbildung 3.

int findB(int N, int CS)

{
int addr, di, dj, maxWidth;

maxWidth = min(N,CS);
addr = N/2;
while (1) {
addr += CS;
di = addr div N ;
dj = abs((addr mod N) - N/2);
if (di > min(maxWidth, dj))
return min(maxWidth, di);
maxWidth = min(maxWidth, dj);

Abbildung 3: Algorithmus zum Bestimmen von quadratischen Blécken ohne Selbstinterferenz
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Ein Beispiel kann dies verdeutlichen. Nehmen wir an, die Matrix habe die Dimension 400 und der
Cache kann 1024 Elemente fassen. Dann ergeben sich folgende Werte:

addr  di di  maxWidth di x maxWidth

1224 3 176 176 528
2248 5 48 48 240
3272 8 128 48 384
4296 10 96 48 480
5320 13 80 48 624 N=400, CS=1024, By=23
6344 15 144 48 720
7368 18 32 32 576
8392 20 192 32 640
9416 23 16 32 736

Der Wert di gibt an, wieviele Zeilen in den Cache passen, wenn in einer Spalte Anzahl Schleifendurchliufe
Zeilen passen, ohne mit einer anderen Schleife zu interferieren. Der Wert dj gibt gerade die Verschiebung
fiir die néchste Iteration im Cache an. Der Wert maxWidth gibt die aktuelle maximale Blockgrofie an.
Bei dem Vergleich muf} di grofler wie die Verschiebung im Cache sein, damit die weiteren Spalten in die
entstandenen Liicken passen.

Der Algorithmus zur Berechnung vom Blockfaktor benotigt O(N/v/CS) Zeitschritte.

Dieses Verfahren weist starke Schwankungen bei der Ausfithrungszeit der resultierenden Schleife auf.
Der Grund liegt in der Beschrinkung auf quadratische Blocke. Dadurch werden unter Umsténden Block-
faktoren der Grofle 1 bis 6 gewéhlt. Im Vergleich dazu liegen Blockfaktoren normalerweise im zweistelligen
Bereich. Im Durchschnitt erhilt man zwar einen guten Geschwindigkeitsvorteil, der aber schon bei klei-
nen Schwankungen der Problem-Grofle sehr gering werden kann. Dies 148t darauf schlielen, dafl man hier
einen verfolgenswerten Ansatz vorfindet, der so nicht sinnvoll einsetzbar ist.

5.3 Blockungsfaktor nach Coleman et al

Bei dem Verfahren von Coleman et al [CK95] handelt es sich eigentlich nicht um die Bestimmung eines
Blockfaktors, sondern um die Bestimmung eines rechteckigem Blocks. Deswegen ist zu beriicksichtigen,
wie das Array im Speicher abgespeichert ist. Bei diesem Algorithmus wird von einer Aneinanderreihung
von Spalten innerhalb des Speichers ausgegangen. (Dies ist bei FORTRAN der Fall.)

Zuerst geht es wieder um die Vermeidung von Selbstinterferenz innerhalb eines Blocks. Der naive
Ansatz nimmt alle Spalten, die in den Cache passen und nimmt diesen als einen Block. Nehmen wir
wieder an, dafl CS die Cachegrofie sei, A die Matrix, die wir betrachten und N die Dimension der Matrix.

In der Abbildung 4 (a) wird die Abbildung des Blocks im Cache verdeutlicht. Der Block hat dabei die
Grofle N x (C'S div N). Beim Lesen einer weiteren Spalte wiirde Selbstinterferenz mit der ersten Spalten
auftreten. Dadurch wird ein Reststiick der Gréfle 1 = CS mod N vom Cache nicht verwandt.

Um die Moglichkeit zu haben, mehr Elemente im Cache halten zu konnen, miissen wir eine Spal-
tenlinge < r; wihlen. Die Abbildung 4 (b) verdeutlicht die dadurch entstehenden Locher. Wenn diese
grof} genug sind und die Verschiebung setDiff = N — ry giinstig ausfillt, dann kénnen in die Locher
weitere Spalten ohne Selbstinterferenz abgelegt werden. Dabei wurde der Cache genau mit einem Set
gefiillt. Ein Set ist die Menge der Spalten, die zeitlich nacheinander in den Cache an grofler werdenden
Positionen abgelegt werden. Abbildung 4 (c¢) zeigt ein weiteres Set, mit dem die Lécher vom Cache wieder
gefiillt werden. Es wird sooft mit einer Verschiebung setDiff durchgefiihrt, bis keine weitere Spalte in
ein Loch pafit (Abbildung 4 (d)). Es entsteht wieder ein Reststiick, daf§ gerade die Grofle N mod r; hat.
Dies setzt sich so weiter fort bis es keine Reststiicke mehr gibt. Eine Betrachtung dieser Werte fiihrt
zu Spaltenbreite, die den Resten vom Algorithmus grofiten gemeinsamen Teiler von der Cachegrofie und
der MatrixgréBle ggT(C'S,N ) entsprechen. Diese Reste sind potentielle Spaltenbreiten, fiir die wir die
Spaltenanzahlen berechnen miissen. Daraus wihlen wir spiter dann den endgiiltigen Block.

Wir betrachten nun eine Spalte der Breite N und beobachten, wieviele Spalten der Breite IV in das
entstandene Loch unter Beriicksichtigung von der Verschiebung setDiff passen. Dazu definieren wir zuerst
ein paar Begriffe und Groflen.
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Abbildung 4: Abbildung der Arrays im Speicher bei einer Spaltenbreite von (a) N und von (b) rq mit
einem Set, (¢) mit zwei Sets bzw. (¢) nach acht Sets (mit Angabe des Sets)

Die Spaltenbreite, zu der wir die Spaltenanzahl berechnen wollen, nennen wir colSize. Die Anzahl
Spalten der Breite colSize, die in eine Verschiebung passen, nennen wir colsPerSetDiff. colsPerSetDiff
berechnet sich aus der Verschiebung und der Spaltenbreite wie folgt:

colsPerSetDiff = setDiff div colSize

Die Anzahl der Verschiebungen setDiff, die in eine Spalte N unterkommen, nennen wir colsPerN. Es
gilt

colsPerN = N div setDiff

Wenn wir die Werte colsPerSetDiff und colsPer N multiplizieren, erhalten wir genau die Anzahl
Spalten der Breite colSize, die in eine Spalte der Breite N unter Beriicksichtigung von der Verschiebung
setDiff passen.

Zusitzlich erhalten wir dabei weitere Locher der Grofle gap = N mod setDiff. Diese haben wir bisher
nicht beriicksichtigt, da wir bisher nur Spalten, die im setDiff Platz finden, beriicksichtigt haben. In diese
Locher passen genau colsPerGap = gap div colSize weitere Spalten der Breite colsize hinein.

Damit haben wir jetzt die Beobachtung fiir die Spalte der Breite N beendet. Zusammengenommen
passen colsPerSetDiff x colsPer N + colsPerGap Spalten der Breite colSize in eine der urspriinglichen
Spalten N. Ein Set hat genau colsPerSet = C'S div N Spalten der Breite N. Wenn wir das Reststiick
r1 unbetrachtet lassen, kommen wir somit auf (colsPerSetDiff * colsPer N + colsPerGap) x colsPerSet
Spalten der Breite colSize.

Betrachten wir jetzt das Reststiick r1. Zuerst berechnen wir, wieviele Spalten der Breite colSize mit
Hilfe der Verschiebung setDiff in das Reststiick passen. Dies sind genau

colsPerSetDiff x (r1 div setDiff)
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Spalten der Breite colSize. Zusdtzlich haben wir hier das gleiche Loch wie im vorigen Teil, in das ent-
sprechend ebenfalls noch colsPerGap weitere Spalten passen.

Wir beriicksichtigen noch den Sonderfall, dafy gerade die Spaltenbreite N verwandt wird. Dann geben
wir die Anzahl der Spalten zuriick, die komplett in den Cache passen. Im Sonderfall, daf3 der erste Rest
r1 vom ggT(C'S,N) verwandt wird, und setDiff kleiner als ry ist, pait nur noch das Reststiick zusétzlich
in den Cache und es ergibt eine zusiitzliche Spalte wie bei dem Ansatz, ganze Spalten abzulegen.

Zusammengenommen erhilt man dann folgenden Algorithmus, der in Abbildung 5 abgedruckt ist.

int CS; /* Cachegrofie */
int N; /* Zeilenanzahl */

int ComputeRows(int colSize)
{
int colsPerSet = CS / N;
int r; = CS mod N;
int setDiff = N-ry;
int gap = N mod setDiff;
int colsPerN = N / setDiff;

int colsPerSetDiff, colsPerGap, rowSize;

if (colSize=N) /* Fiir naiven Ansatz */
return colsPerSet;

if (colSize=ry && colSize > setDiff)
return colsPerSet+1;

colsPerSetDiff = setDiff / colSize;

colsPerGap = gap / colSize;

rowSize = colsPerSetDiff * colsPerN * colsPerSet +
colsPerGap * colsPerSet +
colsPerSetDiff * (r; / setDiff) +
colsPerGap;

return rowSize;

Abbildung 5: Algorithmus zum Bestimmen von Spaltenanzahlen zu gegebener Spaltenbreite, die ohne
Interferenz im Cache abgebildet werden kénnen.

Jetzt koénnen wir fiir Spaltenbreiten die entsprechende Spaltenanzahl berechnen, wenn die Breiten
Reste aus dem ggT-Algorithmus sind. Ein Durchprobieren aller Reste mit entsprechenden Spaltenanzah-
len liegt nahe. Fiir eine Bewertung ist das Betrachten des Arbeitsbereiches W Set hilfreich. W Set ist im
Allgemeinen die Summe aller Footprints der verwendeten Schleife beziiglicher aller Variablen, wie wir sie
im vorigen Kapitel definiert haben. Dieser Arbeitsbereich sollte kleiner als die Cachegrofie sein, da sonst
auf alle Fille Cachemisses auftreten. Andererseits versuchen wir den Wert zu maximieren. Ein weiteres
Anliegen ist es, Fremdinterferenzen zu minimieren. Dazu betrachten wir die Fremdinterferenzen-Miss-
Rate CIR. Diese Rate kann nur schwer berechnet werden. Wir werden sie im Algorithmus, der in der
Abbildung 6 zu sehen ist, trotz dieser Unschonheit verwenden.

Das Berechnen der Spaltenanzahl fiir eine gegebene Spaltenbreite benstigt O(1), das Ausfithren des
ggT-Algorithmus O(log2(C'S)). Insgesamt haben wir damit ein Zeitverhalten von O(log2(C'S)). Anzu-
merken bleibt, dafl bei vielen Wertkombinationen die Berechnung von dem Algorithmus Compute Rows
(siehe Abbildung 5) zu viele Zeilen berechnet. Dies war unschwer durch einen kleines Testprogramm zu
bemerken.

Eine Moglichkeit, dies zu verhindern, ist es, das Cacheverhalten zu simulieren. Dazu belegt man den
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Cache nacheinander mit Spalten der Breite colSize bis Interferenz auftritt und gibt die entsprechende
Spaltenanzahl zuriick (siche Abbildung 7).

int CS; /* Cachegrofie */
int CLS; /* Cachelinegrofie */
int N; /* Zeilenanzahl */
int M; /* Spaltenanzahl */

int TTS(void)
{
int bestCol = N;
int oldCol = N;
int bestRow = CS/N;
int oldRow = CS/N;
int colSize = CS mod N;

int tmp;

while (colSize>CLS &&
0ldCol mod colSize # 0 &&
rowSize<M) {
rowSize = ComputeRows(colSize);
if (colSize # N) /* colSize an CLS anpassen */
tmp=(colSize/CLS)*CLS;
else
tmp=colSize;
if (WSet(tmp,rowSize) > WSet (bestCol, bestRow) &&
WSet(tmp,rowSize) < CS &&
CIR(tmp,rowSize) < CIR(bestCol,bestRow)) {
bestCol = tmp;
bestRow = rowSize;
}
tmp=colSize;
colSize = oldCol mod colSize; /* Niichster Rest von ggT(CS,N) */
0ldCol = tmp;

}

return (bestCol,bestRow);

}

Abbildung 6: Algorithmus zum Berechnen von rechteckigen Blocken

Es ist zu beachten, daf§ der Algorithmus von Grutzeck zwar korrekt ist, dies aber einen erheblich
groBeren Zeitaufwand von O(Spaltenbreite - Spaltenanzahl) im Gegensatz zum Zeitaufwand von O(1)
bei Compute Rows erfordert. Der Fehler von Compute Rows fiithrt nicht immer zu Fehlern beim endgiiltig
verwandten Block, da dies nur ein moglicher Block ist, der mit anderen Blécken verglichen wird.

Abschlieflend wollen wir die beiden Verfahren, die wir zur Ermittlung von Blockgréfien kennengelernt
haben, gegeniiberstellen. Die Nachteile der kleinen Blocke, die beim Verfahren von Lam et al auftre-
ten, treten bei diesen Verfahren nicht mehr auf. Durch das verwenden von rechteckigen Blocken erhal-
ten wir hier einen guten, gleichméafligen Geschwindigkeitsvorteil. Untersuchungen haben gezeigt, dafl die
durchschnittliche Verbesserung der Geschwindigkeit durch Verringern der Cachemissrate um Faktor 14
gegeniiber der ungeblockten Variante erwihnenswert ist. Dabei wurde ein Algorithmus festgestellt, bei
dem eine Verbesserung bis zum Faktor 200 ermittelt wurde. Nimmt man diesen Algorithmus aus der
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int GetRowSize (int CS, int N, int colSize)

{
BOOL cache[CS]; /* Bildet Cache nach */
int i, j, pos;
for (i=0; i<CS;++i) /* Initialisieren */
cache[i]=false;
pos=0; /* Position im Cache */
for (i=0; i<N; ++i) { /* Schleife iiber Spaltenanzahl */
for (j=0; j<colSize; ++j) { /* Schleife iiber Spaltenbreite */
if (cache[pos]) /* Test auf Interferenz */
return i;
cache[pos|=true; /* Speichern der Position */
pos=(pos+1) mod CS; /* Niichste Position im Cache */
pos=(pos+N-colSize) mod CS; /* Uberspringe Loch */
}
return N;
}

Abbildung 7: Algorithmus nach Grutzeck zum Berechnen von Spaltenanzahlen, der richtige Ergebnisse
liefert

Mittelwertbildung heraus, wurde die Cachemissrate um Faktor 2,5 verringert. Gegeniiber dem Verfahren
von Lam et al stellt dieser Algorithmus nach vorliegenden Untersuchungen stets eine Verbesserung dar.

6 Zusammenfassung und Ausblick

Wir haben die Verfahren Streifen-Schneiden-Und-Vertauschen, Schleifenbereiche Teilen und IF-Inspektion
betrachtet, durch die manche Algorithmen in eine geblockte Formen iiberfiihrt werden konnen. Implemen-
tierungen dieser Transformationen miissen zeigen, ob die Theorie auch sinnvoll in die Praxis umsetzbar
ist.

Es wurde festgestellt, dafl rechteckige Blocke bessere Ergebnisse wie quadratische liefern konnen. Die
Begrenzung der bisherige Algorithmen zur Ermittlung von Blocken liegen in der Beriicksichtigung von
ausschliellich aufeinanderfolgende Zugriffen auf ein Array im Schleifenkérper. Hier ist Forschungsarbeit
fiir komplexere Zugriffsmuster und Beriicksichtigung von Zugriffen auf mehrere Arrays im Schleifenkérper
notig. Die Berechnung der Blockgroflen zur Programmlaufzeit fithrt zu Geschwindigkeitsvorteilen durch
besser an die Problemgrofle angepafite Blockgrofien.

Es ist offensichtlich, da Blockung nicht nur zur besseren Nutzung von Firstlevel-Caches verwendet
werden kann. Es liegt nahe, dafl Konzept auf Speicherhierarchien zu iibertragen. Hierbei stellt sich die
Frage, von was die Blockgréfle unter solch einem Betrachtungwinkel abhéingig ist. Bisherige Verfahren
optimieren Blocke fiir jede Hierarchiestufe einzeln. In Mitchell et al [MCFH97] wird durch verschiedene
Beispiele beleuchtet, dal ein ganzheitlicher Ansatz bessere Ergebnisse erzielen kann. Die Gruppe von
Forschern hat es sich zu ihrer Aufgabe gemacht, in diesem Bereich durch Kostenfunktionen, die die
gesamte Speicherhierarchie betrachten, geeignetere Blockgréfien zu ermitteln.
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Seminar - Ausarbeitung III
Philipp Bender

Rumpfteilen, Verschmelzen und Ausrollen
von Schleifen

Zusammenfassung

Durch Schleifenrestrukturierungen kann die Ausfithrungszeit eines Programmes erheblich verkiirzt
werden. Dies kann einerseits durch eine bessere Ausnutzung des Prozessorcaches erreicht werden
als auch durch das gleichzeitige Ausfithren von Programmcode auf verschiedenen Prozessoren. In
diesem Artikel werden das Schleifenrumpfteilen, das Schleifenverschmelzen und das Unroll-and-jam
vorgestellt. Durch die erste Restrukturierungsmafinahme wird sowohl die Datenlokalitét innerhalb
einer Schleife als auch die Parallelausfithrbarkeit der einzelnen Iterationen erhéht. Wie es gemacht
wird und was fiir Probleme dabei auftreten kénnen, zeigt der erste Abschnitt des Artikels. Da moderne
Prozessoren mehrere Gleitkommaoperationen und Speicherzugriffe gleichzeitig ausfithren kénnen, ist
es sinnvoll, das Verhéiltnis Anzahl der Speicherzugriffe zu Anzahl der Gleitkommaoperationen im
Schleifenrumpf so anzupassen, dafy die Prozessorleistung optimal ausgenutzt wird. Unroll-and-jam ist
eine Moglichkeit dieses Verhiltnis anzugleichen.

1 Einfiihrung

Um ein Programm mit optimaler Geschwindigkeit auf einem Rechner laufen zu lassen, sollte es die ihm
angebotene Rechnerarchitektur bestmdoglich ausnutzen.

Moderne Mikroprozessoren unterstiitzen eine Speicherhierarchie, die meistens aus dem Hauptspeicher,
den Caches und den Prozessorregistern besteht, um den Zugriff auf Daten zu beschleunigen. Der Code
eines Programmes sollte so angelegt werden, dafl zum Beispiel die wihrend des Durchlaufens einer Schleife
bendtigten Daten fast vollstéindig im Cache gehalten werden. Somit fallen teure Hauptspeicherzugriffe
weg.

Viele Computer sind auflerdem auf den Mehrprozessorbetrieb ausgelegt, so daf} sie verschiedene Be-
fehle auf verschiedenen Prozessoren gleichzeitig ausfithren konnen. Im Programm kann diese zum Beispiel
dadurch ausgenutzt werden, dafl es ermdglicht wird, die einzelnen Iterationen einer Schleife auf verschie-
denen Prozessoren gleichzeitig abarbeiten zu lassen.

Wie bekommt man aber nun eine Schleife oder eine Menge von Schleifen in die gewiinschte Form, um
das letzte Stiick Geschwindigkeit herauszukitzeln? Dieser Artikel beschreibt einige Schleifenrestrukturie-
rungen, um sowohl die Parallelitit der Ausfiihrung zu erhéhen als auch den Cache so gut wie moglich
auszunutzen. Experimente haben gezeigt, dafl sich durch die vorgestellten Verfahren die Ausfiihrungs-
zeit einer Schleife um 20 bis 30% verringern 148t. Auch die Anzahl der Cachekonflikte wihrend einer
Schleifeniteration geht deutlich zuriick.

Als erste Restrukturierung wird kurz das Schleifenrumpfteilen (loop distribution) behandelt, das ge-
schachtelte Schleifen in eine giinstige Form fiir das Schleifenverschmelzen (loop fusion) bringt. Beim
Schleifenverschmelzen werden verschiedene Schleifen unter der Beachtung verschiedener Optimierungs-
kriterien zu einer neuen zusammengefalt. Hier werden dann verschiedene Verfahren und Algorithmen
vorgestellt, die das gewiinschte Ergebnis liefern. Anschlielend folgt die Unroll-and-jam Schleifenrestruk-
turierung, die die Anweisungen einer Schleife an die Rechnerhardware anpafit.
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2 Begriffe

Bei einer Programmtransformation kénnen die einzelnen Anweisungen innerhalb eines Programmes ver-
schoben werden. Thre Abarbeitungsreihenfolge bleibt aber erhalten. Im Gegensatz dazu kann sich bei
einer Programmrestrukturierung die Reihenfolge #ndern. Damit sich aber die Semantik des Programms
nicht dndert, miissen die Abhéngigkeiten zwischen den einzelnen Anweisungen erhalten bleiben.

Zwischen zwei Anweisungen besteht eine Kontrollfluffabhingigkeit, wenn ihre Ausfiihrungsreihenfolge
zwingend festgelegt ist. Zwischen beiden existiert eine Datenfluflabhdingigkeit, falls es eine Kontrollflu3-
abhingigkeit gibt und sie Daten verwenden, die an der gleichen Speicherstelle stehen. Bei den Datenfluf3-
abhéngigkeiten spricht man von einer

o Fluf-Abhdingigkeit ( true dependence ), wenn die erste Anweisung an eine Speicherstelle einen Wert
schreibt, der dann spéter von der zweiten gelesen wird.

o Anti-Abhingigkeit ( anti dependence ), falls die erste Anweisung einen Wert liest, der von der zweiten
spéiter geschrieben wird.

o Ausgabe-Abhingigkeit ( output dependence ), wenn die erste Anweisung einen Wert schreibt und die
zweite diesen dann {iberschreibt.

o FEingabe-Abhingigkeit ( input dependence ), wenn beide Anweisung nacheinander einen Wert von
einer Speicherstelle einlesen.

Bei einer Programmrestrukturierung miissen alle Abhingigkeiten, aufler der Eingabe-Abhéngigkeit,
erhalten bleiben, da sich sonst der Sinn des Programmes &dndert.

Eine Abhingigkeit heifit schleifengetragen ( loop carried ) , wenn die Quelle und die Senke einer
Abhéngigkeit in verschiedenen Iterationen einer Schleife liegen. Liegt die Abhingigkeit innerhalb einer
Iteration ist sie schleifenunabhingig. Die Anzahl der Durchlidufe einer Schleife zwischen Quelle und Senke
einer Abh#ngigkeit heifit Abhdngigkeitsdistanz d ( dependence distance ). Hat eine Abhéngigkeit eine
Distanz von null, ist sie folglich schleifenunabhiingig.

Geschachtelte Schleifen werden von auflen nach innen durchnumeriert und die Abhéngigkeitsdistanzen
als Vektor angegeben ( d = (dy,ds, ...) ), wobei d,, die Anzahl der Iterationen der n-ten Schleife zwischen
Quelle und Senke einer Abhingigkeit angibt. Sind alle Eintrige d; mit ¢ < k im Vektor gleich null und
ist dy, grofer als null, dann ist die k-te Schleife der Trdager der Abhdngigkeit.

Eine Schleife heifit parallel, wenn sie keine schleifengetragenen Abhingigkeiten besitzt, und sequen-
tiell, falls es mindestens eine gibt. Die einzelnen Iterationen einer parallelen Schleife kénnen auf einem
Mehrprozessorrechner dann gleichzeitig auf verschiedenen Prozessoren ausgefiithrt werden, was wiederum
die Ausfithrungszeit verringert.

Fiir jede betrachtete Schleife wird ein Knoten in einem Graphen angelegt. Die gerichteten oder un-
gerichteten Kanten zwischen den Knoten reprisentieren die Abhiingigkeiten zwischen den Schleifen. Der
resultierende Graph ist immer ein DAG (directed acyclic graph), d.h. es existieren keine Abhingigkeits-
zyklen.

Eine Flu3-, Anti- oder Ausgabe-Abhéngigkeit wird durch eine gerichtete Kante dargestellt. Da es bei
Eingabe-Abhéngigkeiten nicht auf eine Richtung ankommt, werden hier ungerichtete Kanten verwendet.

Abbildung 1 a) zeigt ein kleines, konstruiertes Beispiel mit sechs Schleifen L1 bis L6. Zwei Fluf}-
abhingigkeiten gibt es zwischen L1 und L3 (a[i]s und b[i]s). Ebenso eine zwischen L2 und L6 (g[i] und
gli]). Da die beiden Schleifen L2 und L6 beide den Wert r[i] verwenden, besteht hier eine Eingabe-
Abhiingigkeit. In Abbildung 1 b) sind alle weiteren Abhiingigkeiten eingezeichnet.

3 Schleifenrumpfteilen
Beim Schleifenrumpfteilen (loop distribution) wird der Rumpf einer Schleife zerlegt und die einzelnen

Teile in verschiedene neue Schleifen gesteckt. Im Beispiel kann die Schleife L1 in zwei neue Schleifen L1.1
und L1.2 geteilt werden.
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Ll: for i = 2 to N do

ali] é @@ @

b[i]
for j =1 to M do
cli] = cli] + al]j)
end
end
L2: for i = 2 to N do @
gli] = gli-1] + r[i] + 1

end

L3: for i = 0 to N do

d[i] = a[i] + b[i]
end ‘Ia
L4: for i = 2 to N do
e[i] = ali-2] + ali+1]

end

L5: for i = 2 to N do
£f[i1 = dli] + e[i+2]
end

Lé: for 1 = to N do
h{i] = g[i] * 2 + r[i]
end
a) Beispielschleifen b) Abhdngigkeitsgraph

Abbildung 1: Schleifen und ihr Abhéngigkeitsgraph

L1i: for i = 2 to N do L1.1: for i = 2 to N do
alil = 1 alil = 1
bli]l = 0 Rumpfteilen b[i] = 0
for j =1 to N do ===> end
cli] = c[i] + alj] L1.2: for i = 2 to N do
end for j =1 to N do
end c[i]l = c[i] + a[j]
end
end

Das Schleifenrumpfteilen kann verwendet werden, um perfekte Schleifenschachtelungen zu erreichen.
Eine perfekte Schachtelung hat die Form:

for i = ... do
for j = ... do
for n = ... do
Anweisungen
end
end
end

d.h. es stehen keine weiteren Anweisungen zwischen zwei Schleifenkdpfen. Viele Schleifenrestrukturie-
rungen fordern perfekt geschachtelte Schleifen, um {iberhaupt anwendbar zu sein. Auflerdem kann es zu
einer besseren Ausnutzung des Caches kommen, da die Anweisungen innerhalb einer Schleife nun weniger
geworden sind und somit auch weniger Variablen verwenden.

Aber ein Schleifenrumpf kann nicht beliebig aufgeteilt werden. Alle Anweisungen in starken Zusam-
menhangskomponenten im Abhéngigkeitsgraphen des Schleifenrumpfes miissen nach dem Teilen auch
wieder in einer Schleife liegen. Besteht zwischen zwei Anweisungen im Graphen eine Kante A; — As,
dann muf} die Schleife, die A; aufnimmt, vor der Schleife, die A5 aufnimmt, ausgefiihrt werden.

3.1 Ergebnisse

Gauss’sches Eliminationsverfahren. Dieses Beispiel aus [3] zeigt, dafl Schleifenrestrukturierungen
nicht isoliert gesehen werden diirfen. Das Programm ist in Fortran 77 geschrieben, wo Arrays spaltenwei-
se gespeichert werden. Im urspriinglichen Algorithmus (siche Abbildung 2) wird durch die J Schleife eine
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Prozessor Original | RT+V | Verbesserung

Sun Sparc2 12.23 5.22 57 %

Intel i860 8.35 2.63 69 %
IBM RS/6000 | 27.29 4.84 82 %

Tabelle 1: Geschwindigkeitsverbesserung beim Gauss-Algorithmus

effiziente Ausnutzung des Caches verhindert. Erst durch das Schleifenrumpfteilen und einem anschlielen-
den Schleifenvertauschen wird ein Geschwindigkeitsgewinn erzielt. Tabelle 1 zeigt den Geschwindigkeit-
zuwachs bei einer 256x256 Matrix.

{KIJ Form} => Rumpfteilen + Vertauschen => {KJI Form}

DO K = 1,N DO K = 1,N

DO I = K+1,N DO I = K+1,N
A(I,K) = A(I,K) / A(K,K) A(I,K) = A(I,K) / A(K,K)
DO J = K+1,N DO J = K+1,N
A(T,J) = A(I,DD-A(I,K)*A(K,J) DO I = K+1,N

A(T,J) = A(I,J)-A(I,K)*A(K,J)

Abbildung 2: Gauss-Algorithmus

4 Das Schleifenverschmelzen

Das Schleifenverschmelzen ist eine Restrukturierung, bei der mehrere Schleifen zu einer verschmolzen
werden, d.h. die Riimpfe der beteiligten Schleifen werden in eine gepackt:

L1.1: for i = 2 to N do for i = 2 to N do
alil = i alil = i
b[i] =0 Verschmelzen b[i] = 0
end ==> d[i] = ali] + b[i]
L3’: for i = 2 to N do end
d[i] = al[i] + b[i]
end

Was bringt das Ganze nun? Zuerst einmal wird der Schleifenoverhead des Programmstiicks reduziert.
Es gibt nur noch eine Schleife, die einmal durchlaufen werden muf3.

Auflerdem sieht man am Beispiel, dafl der Cache besser ausgenutzt wird. In der neuen Schleife werden
a[i] und b[i] zuerst geschrieben und dann in der dritten Zuweisung gleich wiederverwendet. Dies macht
es wahrscheinlich, daf} sich die beiden Werte noch im Cache befinden und nicht aus dem Hauptspeicher
geladen werden miissen. Bei den zwei urspriinglichen Schleifen liegen die Arrayzugriffie N Iterationen
auseinander. Dort miissen die Werte aus dem Hauptspeicher geholt werden, wenn N grof} ist und die
gesamten Arrays nicht in den Cache passen.

Als dritten Vorteil ergibt sich die Tatsache, dal kein Synchronisieren mehr nach der ersten Schleife
no6tig ist. Werden die Iterationen der urspriinglichen Schleifen parallel ausgefiihrt, mufl vor Beginn der
zweiten Schleife gewartet werden, bis alle fertig ausgefiihrt sind. Im verschmolzenen Fall fillt das Warten
weg.

Experimente haben gezeigt, dal das Verschmelzen zu einem Geschwindigkeitszuwachs von 30 oder
mehr Prozent in der Ausfiihrungsgeschwindigkeit fithren kann.
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4.1 Die Vorbedingungen

Nicht alle Schleifen konnen miteinander verschmolzen werden. Um das Verschmelzen zu ermoglichen,
miissen die beteiligten Schleifen einige Vorbedingungen erfiillen.

Alle zu verschmelzenden Schleifen miissen iiber denselben Indexbereich laufen und die gleiche Lauf-
variable besitzen. Damit der Indexbereich pafit, kann man zuerst andere Schleifentransformationen mit
der Schleife durchfiihren. Dies kénnte zum Beispiel ein Schleifenbereichsteilen ( index-set-splitting) oder
ein Schleifenschilen (loop peeling) sein. Einen Uberblick iiber die verschiedenen Transformationen liefert
[2]. Beim Schleifenbereichsteilen wird nicht mehr der gesamte Indexbereich der urspriinglichen Schleife in
einer Schleife durchlaufen, sondern in zwei oder mehr neuen Schleifen. Lief zum Beispiel die alte Schleife
von 1 bis N, dann konnten die Indexbereiche der neuen Schleifen, die denselben Schleifenrumpf wie die
Originalschleife besitzen, von 1 bis M und von M + 1 bis IV gehen. Das Schleifenschilen ist eine Sonder-
form des Schleifenbereichsteilens, bei der einzelne Iterationen aus einer Schleife herausgezogen werden.
Die Namensgleichheit der Laufvariablen kann man durch Umbenennen erreichen. Aus der Schleife L3 des
Beispiels kann man die ersten beiden Iterationen d[0] = ... und d[1] = ... herausziehen und vor die Schleife
schreiben. Dann 1duft auch sie von 2 bis V.

Beim Schleifenverschmelzen miissen auch alle Flu-, Anti- und Ausgabe-Abhéngigkeiten aus dem
urspriinglichen Abhéngigkeitsgraphen erhalten bleiben. Zwischen den zwei zu verschmelzenden Schleifen
kann es

1. keine Abhéingigkeiten oder
2. eine schleifengetragene Abhingigkeit geben, die von einer &uBeren Schleife getragen wird, oder

3. eine schleifenunabhiingige Abhingigkeit geben.

Im ersten Fall geht alles klar und die Verschmelzung kann durchgefithrt werden, da es ja iiberhaupt
keine zu beachtenden Abhéngigkeiten gibt (siche im Beispiel L1 und L2). Der zweite Fall macht auch
keine Probleme, weil die Abhéngigkeit nichts mit den beiden Schleifen zu tun hat. Nur beim dritten Fall
mufl man aufpassen. Hier kann aus der Abhéngigkeit entweder

1. wieder eine schleifenunabhéngige oder
2. eine vorwirts-schleifengetragene oder

3. eine riickwirts-schleifengetragene

Abhingigkeit werden. Bleibt sie schleifenunabhiingig, kann verschmolzen werden (Im Beispiel: a[i] aus
L1 und afi] aus L3 ). Wird die Abhingigkeit vorwérts-schleifengetragen, gibt es auch kein Problem. Dies
ist der Fall bei a[i] aus L1 und afi — 2] aus L4. Nur im letzten Fall wird eine unzulissige Abhiingigkeit
eingefiihrt. Hier wird eine Variable verwendet, bevor ihr der richtige Wert zugewiesen wurde oder umge-
kehrt. Dies trifft etwa auf e[i] aus L4 und e[i + 2] aus L5 zu. Die urspriingliche Abhingigkeit wird dann
als verschmelzungsverhindernd (fusion-preventing) bezeichnet. Im Abhéngigkeitsgraphen werden diese
Kanten ungerichtet und durchgestrichen dargestellt.

Bei der Verwendung von Skalaren darf es keine erreichende Definition in einer anderen Schleife geben.
Die Schleifen in Abbildung 3 diirfen nicht verschmolzen werden, da die Variable ¢ ihren Wert erst in der
letzten Iteration der ersten Schleife zugewiesen bekommt.

Vor der Schleifenverschmelzung kann noch ein Schleifenrumpfteilen durchgefiihrt werden, um alle
Schleifenriimpfe in die kleinstmogliche Granularitit zu zerteilen. Bei Verschmelzen kann es dann zu
besseren Ergebnissen kommen.

Wurden all diese Fille iiberpriift und die passenden Schleifen gefunden, steht einer Verschmelzung
nichts mehr im Wege.
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for j = 0 to M do
c = aljl * b[j]
d[j]l = 2 *x ¢
end

for j = 0 to M do

eljl = e[j] + ¢
end

Abbildung 3: Zwei Schleifen, bei denen ein Verschmelzen nicht moglich ist
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GreedyPartition (G)
EINGABE: G = (V, E) ein DAG
AUSGABE: P Menge von Partition des DAG
ALGORITHMUS:
P={{neV |Y m: (m,n)eE}}
V = V\{nep| VpeP}
foreach n ¢ V in topologischer Ordnung do
foreach (m,n) e Eund § ¢ e p mit p = Partition (m) und
mit (g,n) nicht verschmelzungsverhindernd do
p=pU{n}
else
P = PU{{n}}
end
end
end
end

Abbildung 4: Greedy-Algorithmus zur Zerlegung eines Graphen
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4.2 Verschmelzen mit einem Greedy-Algorithmus

Ein einfacher Greedy-Algorithmus (siehe [3]) versucht, den Abhéngigkeitsgraphen der zu verschmelzenden
Schleifen so zu zerlegen, daf3 die Schleifen, die sich dann in einer Partition befinden, gefahrlos verschmolzen
werden konnen. Abbildung 4 zeigt diesen Algorithmus.

Der Algorithmus legt zuerst alle Knoten ohne einen Vorginger in eine gemeinsame Partition. Da-
nach versucht er alle Nachfolger der topologischen Ordnung nach hinzuzufiigen. Ein Knoten kann in die
Partition eines Vorgéngers eingefiigt werden, wenn es keine verschmelzungsverhindernde Kante zwischen
ihm und irgendeinem anderen Knoten der Partition gibt. Wenn ein Knoten keiner schon bestehenden
Partition zugeordnet werden kann, wird eine neue Partition fiir ihn angelegt.

Der Algorithmus kann so implementiert werden, daf§ er eine Laufzeit von O(] V | + | E |) hat. Er
behandelt alle Knoten im Graphen gleich und erzeugt hierbei immer eine optimale Zerlegung, bei der die
Anzahl der Partitionen minimiert und die Parallelitit maximiert ist. Zum Beweis siehe [3].

Abbildung 5 zeigt eine giiltige Zerlegung fiir das Beispiel, die mit dem Algorithmus erzeugt wurde.

Der Greedy-Algorithmus versucht méglichst viele Schleifen auf einmal zu verschmelzen. Daher kann
es vorkommen, daf} parallele und serielle Schleifen in einer Partition landen. Werden diese Schleifen dann
verschmolzen, tauchen in der neuen Schleife die schleifengetragenen Abhingigkeiten der seriellen Schleifen
wieder auf. Dies hat zur Folge, dal die neue Schleife auch seriell ist und Parallelitéit verloren geht. Im
Beispiel ist L2 seriell und alle anderen Schleifen parallel. Die Zerlegung mit dem Greedy-Algorithmus
legt L1.1, L1.2, L2, L3 und L6 in eine Partition und die durch Verschmelzen entstehende Schleife wire
seriell. Wiirde man nun L2 nicht mit den anderen verschmelzen, kénnten die Iterationen der aus L1.1,
L1.2, L3 und L6 entstandenen Schleife parallel ausgefiihrt werden. Unter diesem Gesichtspunkt wére die
gefundene Losung des Greedy-Algorithmus nicht mehr optimal.

C—©
CERONNG,

a) Graph vor der Zerlegung b) zerlegter Graph

Abbildung 5: Abhingigkeitsgraph vor und nach dem Zerlegen

4.3 Verschmelzen mit zwei Graphen

Um zu gewéhrleisten, daf} es nicht zu neuen Synchronisationsbarrieren kommt, kann man den urspriingli-
chen Graphen in zwei neue aufteilen, wobei der eine alle parallelen Schleifen und der andere alle sequen-
tiellen enthélt. Dann werden beide getrennt zerlegen und wieder zusammengebaut. So liegen dann nur
Schleifen des gleichen Typs in einer Partition. Damit ergibt sich nun folgender Algorithmus (siehe [3]):

1. Erzeuge einen Graphen G, aus dem urspriinglichen Graphen Gy, der alle Knoten der parallelen
Schleifen und alle Kanten zwischen diesen Knoten enthiilt.

2. Fiige in G, verschmelzungsverhindernde Kanten ein, die denen in Gy entsprechen aber in G, nicht
vorkommen.

3. Erzeuge aus G, mit dem Greedy-Algorithmus den Graphen Gy und iibertrage die Zerlegung auf
G, indem die urspriinglichen Knoten wie in GG,y zusammengefafit werden. Dies ergibt den Graphen
G()r.
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4. Erzeuge einen Graphen G aus dem Graphen Gy, der alle seriellen Knoten und Kanten zwischen
seriellen Knoten enthélt und fiige wieder die verschmelzungsverhindernden Kanten ein, die es dort
noch nicht gibt.

5. Zerlege G5 mit dem Greedy-Algorithmus und iibertrage die Partitionierung auf Gg . Dies ergibt
dann den Losungsgraphen.

Ein einfacher Weg, um die neuen verschmelzungsverhindernden Kanten in den beiden Teilgraphen
zu berechnen, ist es die transitive Hiille GGy von Gy zu bestimmen und erst dann den Teilgraphen zu
erzeugen. Neue verschmelzungsverhindernde Kanten in den Teilgraphen werden nur benstigt, wenn es im
urspriinglichen Graphen einen Pfad zwischen zwei Knoten gibt, auf dem ein Knoten des anderen Typs
liegt.

Die einzelnen Teilgraphen konnen dann mit dem GreedyPartition Algorithmus zerlegt werden.

Das Riickiibertragen der Zerlegungen vom Teilgraphen eines Typs auf den gesamten Graphen erfolgt
dadurch, daff in G einfach die Knoten zusammengefafit werden, die auch im Teilgraphen in einer Partition
liegen.

Der Algorithmus hat eine Laufzeit von O(| V | x | E |) und erzeugt optimale Teilgraphen. Der
zusammengesetzte Losungsgraph muf} nicht immer optimal zerlegt sein. Der Beweis hierzu findet sich in

[3).

4.4 Verbesserung der Datenlokalitét

Um eine bessere Ausnutzung des Caches zu erreichen, werden nun auch die Eingabe-Abhéingigkeiten im
DAG betrachtet. Diese interessieren nun, da die Zeit fiir das mehrmalige direkt hintereinander liegende
Einlesen eines Wertes verringert wird, wenn sich der Wert im Cache befindet.

Zusétzlich werden jetzt alle Kanten im Graph bewertet. Das Gewicht einer Kante gibt an, wie hoch
der Wiederverwendungsnutzen ist, wenn die zwei zugehorigen Knoten verschmolzen werden. Zur Ver-
einfachung werden alle Flu- und Eingabe-Abhéngigkeiten mit eins gewichtet, alle Ausgabe- und Anti-
Abhé#ngigkeiten mit null. Alle verschmelzungsverhindernden Kanten haben einen Wert ¢ << 1. Gibt es
zwischen zwei Knoten mehr als eine Kante, so werden diese Kanten zu einer zusammengefafit und mit der
Summe der Gewicht bewertet. War eine der Kanten gerichtet, ist die neue Kante auch gerichtet, sonst
ist sie ungerichtet.

Maximale Datenlokalitit wird nun erreicht, wenn nach dem Zerlegen die Summe der Gewichte von
Kanten, die ihre Endpunkte in verschiedenen Partitionen haben, minimal ist.

Das Problem, beim Schleifenverschmelzen maximale Datenlokalitit zu erreichen, ist NP-vollstindig,
wie in [3] bewiesen. Es kann polynomial auf das Multiway- Cut-Problem, dessen NP-Vollstindigkeit in [7]
gezeigt wird, reduziert werden. Beim Multiway-Cut-Problem sind ein Graph G = (V, E) und eine Menge
S = {s1, 82, ..., 81} von speziellen Knoten s; ¢ V gegeben, die im folgenden Terminale genannt werden.
Alle Kanten des Graphs sind ungerichtet und bekommen das Gewicht w(e) = 1. Nun soll eine Teilmenge
E’ von Kanten aus E gefunden werden, bei der die Summe iiber alle Kantengewichte minimal ist und
deren Entfernen aus dem Graphen bewirkt, dafl es keine Pfade mehr zwischen zwei beliebigen Terminalen
gibt.

Mit dem folgenden Algorithmus, der eine polynomiale Laufzeit besitzt, kann nun das Multiway-Cut-
Problem auf ein Verschmelzungsproblem abgebildet werden und umgekehrt. Ohne Beschrinkung der
Allgemeinheit werden Kanten von Eingabe-Abhingigkeiten nicht betrachtet.

1. Wihle einen beliebigen Terminalkonten s € V und bezeichne ihn als Startknoten. Er erhilt die
Nummer 1. In die Menge Bereit kommen nun alle Nachfolger von s. Dann wird ein Nicht-Terminal
aus Bereit ausgewihlt oder ein Terminal, falls Bereit nur Terminale enthélt. Der ausgewéihlte Kon-
ten bekommt die néichste noch nicht vergebene Nummer, wird aus Bereit entfernt und alle seine
Nachfolger, die noch keine Nummer haben und nicht in Bereit sind, werden in Bereit aufgenommen.
Es werden solange Knoten ausgewé&hlt bis alle eine Nummer besitzen.

2. Der Graph G wird nun in einen DAG G1 fiir das Verschmelzungsproblem umgebaut. Alle Knoten
aus G stellen in G'1 Schleifenknoten dar und alle Kanten aus G bekommen in G'1 eine Richtung, so
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daf} die Kante vom Knoten mit der kleineren Nummer zu dem mit der grofleren Nummer zeigt. Diese
Kanten, von denen keine verschmelzungsverhindernd ist, werden mit dem Wiederverwendungsnut-
zen bewertet.

3. Seien {si, sa, ..., s} die Terminale aus dem Multiway-Cut-Problem nach gréferwerdenden Num-
mern sortiert. In den DAG des Verschmelzungsproblems werden folgende verschmelzungsverhin-
dernde Kanten eingefiigt:

(517 32)7 ey (517 Sk)a ceey (8]‘, 8.7+1)7 sy (547'7 Sk)a "'(Sk*h Sk)

Die Korrektheit des Konstruktionsalgorithmus wird in [3] bewiesen.

Das konstruierte Verschmelzungsproblem hat eine Lésung mit minimalem Gewicht genau dann, wenn
das zugehorige Multiway-Cut-Problem die gleiche Losung besitzt. Die Losung des Verschmelzungs- bzw.
Multiway-Cut-Problems gibt dann mit E’ diejenigen Kanten an, deren Endpunkte jeweils in einer anderen
Partition liegen. Die Endpunkte aller anderen Kanten liegen innerhalb einer Partition, womit der Graph
wieder partitioniert ist.

Mit Hilfe eines heuristischen Ansatzes kann man sich aber dem Optimum annihern. Der DAG wird
wieder mit dem GreedyPartition Algorithmus in Partitionen eingeteilt. Gibt es nun in der entstande-
nen Zerlegung zwei Partitionen g; und g mit einer gerichteten Kante (g1, g2) dazwischen, so kann keiner
der Knoten aus g» nach ¢g; verschoben werden. Dies hitte sonst der Algorithmus getan. Aber trotzdem
kann das Verschieben sinnvoll sein, wenn es sicher und gewinnbringend ist. Ein Knoten n € g; kann genau
dann nach g, verschoben werden wenn, er keine Nachfolger in g; besitzt und es keine verschmelzungs-
verhindernde Kante (n,r) gibt mit entweder r ¢ g, oder r € g, wobei g ein Vorgiinger von gy ist.
Gewinnbringend ist es, wenn der Knoten verschoben werden kann und innerhalb der neuen Partition die
Summe der Kantengewichte hoher ist als die Summe der Kantengewichte innerhalb der alten Partition
des Knotens.

Der Algorithmus ImprovePartition (Abbildung 6) iiberpriift nun diese Kriterien und verschiebt eine
Knoten, wenn sich dadurch der Wiederverwendungsnutzen erhoht.

ImprovePartition ( G, )
EINGABE: G, ein greedy partitionierter Graph
AUSGABE: (G eine Partitionierung mit verbesserter Cacheausnutzung
ALGORITHMUS:
foreach Partitionen g; € G, in umgekehrter topologischer Sortierung do
foreach Knoten n € g; in umgekehrter topologischer Sortierung do
Wihle g, mit (n,p) € G, und p € gp
if es ist sicher und profitabel n nach g zu verschieben then
verschiebe n nach gy,
end
end
end

Abbildung 6: Einfacher Algorithmus, um die Cacheausnutzung zu verbessern

Wie der Greedy-Algorithmus hat auch ImprovePartition einen linearen Aufwand.

4.5 Verbesserung der Vorbedingungen

Normalerweise konnten die Schleifen L1, L4 und L5 im Beispiel in Abbildung 1 nicht verschmolzen
werden.

Nach dem Verschmelzen entstehen riickwirts-schleifengetragene Abhiingigkeiten sowohl zwischen af[i]
und afi + 1] als auch zwischen e[i] und e[i + 2].
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Um verschmelzungsverhindernde Abhiingigkeit wieder loszuwerden, kann ein einfaches Verfahren an-
gewandt werden, um ein Verschmelzen doch noch zu ermdoglichen.

Ziel ist es, die Abhingigkeiten der Schleifen so umzubauen, dafl keine riickwirts-schleifengetragene
Abhingigkeit mehr entstehen [5]. Durch ein Verschieben des Iterationsraum der Schleifen gegeneinander
kann dies erreicht werden. Einzige Voraussetzung ist eine konstante Abhéngigkeitsdistanz.

ay b)

Abbildung 7: Berechnung der Verschiebung

Die Kanten im DAG werden nun mit den Abhiingigkeitsdistanzen bewertet (Abb. 7 a)). Neu entstehen-
de riickwérts-schleifengetragene Abhéngigkeiten erhalten negative Werte. Gibt es zwischen zwei Schleifen
mehrere Abhingigkeiten, werden die Kanten zu einer zusammengefafit und das Minimum der Gewichte
als Bewertung verwendet. Eine negative Kante gibt nun den Verschiebungsfaktor des Iterationsraums der
Schleife an, die die Senke der Abhingigkeit enthilt.

Nun kann es vorkommen, dal es mehrere negative Kanten im Graphen gibt. Um nun alle Verschie-
bungsfaktoren korrekt zu berechnen, werden sie mit Algorithmus TraverseDependenceChainGraph
(Abbildung 8) relativ zur Wurzel ermittelt. Der Algorithmus weist jedem Knoten einen Wert zu, der dann
den absoluten Verschiebungsfaktor angibt (Abb. 7 b)).

TraverseDependenceChainGraph ( G )
EiNncABE:  G(V, E) der urspriingliche Graph
AUSCGABE: G’ mit gewichteten Knoten

ALGORITHMUS:

foreach v € V do

gewicht(v) =0
end
foreach v € V in topologischer Sortierung do
foreach e = (v,v.) € E do
if gewichit(e) < 0 then
gewicht(v,) = min(gewicht(v.), gewicht(v) + gewicht(e))
end
end
end

Abbildung 8: Algorithmus, um die Verschiebungsfaktoren zu berechnen

Hat man alle Verschiebungswerte, miissen die Schleifen transformiert werden, um die Verschmelzung
legal zu machen.

Ein einfacher Ansatz ist es alle Ausdriicke, in denen Induktionsvariablen vorkommen, anzupassen,
indem einfach der Wert der Variablen um den Verschiebungsfaktor geindert wird. Zum Schlufl miissen
noch die Schleifenrinder angepafit werden. Das Ergebnis sieht man in Abbildung 9 a).

Eine weitere Methode, um die Riimpfe zu verschieben, ist das Streifenschneiden (strip-mine). Hierbei
werden die Iterationsriume der urspriinglichen Schleifen in Streifen zu einer Linge von je s geschnitten
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for i = 2 to 4 do

alil forj:1toNipsdo

=1 i = i 3 s -
blil = 0 for% mgx(j,Z)tomln(jJro 1, N ) do

end afi] = i
for i = 2 to 3 do o =0
eli] = ali-2] + a[i+l] for i =max ( j -1, 2 ) tomin ( j +s -2, N ) do
end elil = ali-2] + ali+l]
end
for i =max (jJ -3, 2) tomin ( j + s -4, N) do
P, 01 :
for i = 5 to N do b1 = T el
ali] =i
biil _ 9 end
e[i-1] = a[i-3] + a[i] e[N] = a[N-2] + a[N+1
£[i-3] = d[i-3] + e[i-1] fgr]l = 15—2 t]:o N c[io :
end £1i] = dli] + eli+2]
end
e[N] = a[N-2] + a[N+1]
for i = N-2 to N do
fri1 = dlil + eli+2]
end
a) Einfaches Verschmelzen b) Verschmelzen mit Streifenschneiden

Abbildung 9: Verschmelzung mit Indexverschiebung

und in eine neue Schleife gepackt. Die neue duflere Schleife lduft dann mit einer Schrittweite von s. Die
Iterationsrdume der inneren Schleifen kénnen nun um den Verschiebungsfaktor verschoben werden, indem
einfach die Indexgrenzen angepafit werden. Heif3t die Laufvariable der dufleren Schleife i, so hat die neue
Untergrenze einer inneren Schleife den Wert max(i — shift, alte_untergrenze) und die Obergrenze den
Wert min(i+s—1—shift, alte_obergrenze). Schleifenschéilen mufl dann nur noch am Ende der Iterationen
durchgefiihrt werden. Wie dies fiir das Beispiel aussieht, zeigt Abbildung 9 b).

Die durch Streifenschneiden erzeugten Schleifen sehen nicht viel besser als das Original aus. Doch mit
Hilfe einer Cachepartitionierung wird die Datenlokalitét erhoht.

4.6 Cachepartitionierung
Angenommen bei den Schleifen L1.1 und L3 wurde eine Schleifenverschmelzung durchgefiihrt.

for i = 1 to N do

ali] = i for i = 1 to N do
b[i]l = 0 ali] = 1
end == b[i] =0
Verschmelzen d[i] = ali] + b[i]
for i = 1 to N do end
d[i] = ali] + b[i]
end

Abbildung 10: Beispiel zum Cachepartitionieren

In der neuen Schleife wird der Cache besser ausgenutzt als in den urspriinglichen zwei Schleifen
wegen der sofortigen Wiederverwendung von a[i]; konnte man meinen. Was passiert aber bei einem nicht-
assoziativen Cache, wenn zufillig die Adressen von a[i] und b[i] auf dieselbe Cacheline abgebildet werden?
Dann hat das Verschmelzen in Bezug auf den Cache nichts gebracht, da in der Zuweisung an b[i] die Werte
der Cacheline, in der sich a[i] im Cache befindet, iiberschrieben wurden. Auch die nachfolgenden Wert
des Arrays a, die sich in der Cacheline befanden und in den nichsten Iterationen wiederverwendet werden
konnten, sind weg.

Es kann also mdoglich sein, daf3 durch Cachekonflikte der verschiedenen Arrays die durch die Schlei-
fenrestrukturierungen erzeugten Datenlokalitéitsgewinne wieder zunichte gemacht werden. Diese Effekte
treten auf, wenn Bereiche von verschiedenen Arrays auf die gleiche Cacheadresse abgebildet werden und
somit alte Werte {iberschreiben.

Da innerhalb des Schleifenrumpfes und in den nichsten Iterationen einer Schleife meist nebenein-
ander liegende Arraywerte verwendet werden, scheint es sinnvoll zu sein, den Cache in einzelne zusam-
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menhéngende Stiick zu zerteilen und jedem Array eines dieser Stiicke zuzuordnen [5]. Wiéhrend der Schlei-
fendurchliufe kann dann dieser Bereich im Cache wandern, aber es kommt niemals zu Uberlappungen
(Abb.11).

Abbildung 11: Cachepartitionierung

Damit jeder Array zu Beginn in seine Partition abgebildet wird, muf} seine Startadresse im Haupt-
speicher verschoben werden. Zwischen den einzelnen Arrays konnen Liicken freigelassen werden, um das
richtige Mapping zu erreichen. Diese Speicherbereiche sind natiirlich nutzloser Verschnitt, der méglichst
klein gehalten werden sollte.

Der Algorithmus GreedyMemoryLayout (Abbildung 12) versucht nun diesen Versatz moglichst
gering zu halten. Es wird von einem nicht-assoziativen Cache mit der Adressenabbildungsfunktion Ca-
cheMap ausgegangen. Der Einfachheit halber werden nur eindimensionale Arrays beriicksichtigt. Eine
Losung fiir eine mehrdimensionale Einteilung des Caches wird in [5] beschrieben.

Zu Beginn wird der Cache in n, gleichgrofie Stiicke der Linge s, eingeteilt, wobei n, der Anzahl der
zu beriicksichtigten Arrays entspricht. Jedem Array wird nun eine Partition zugewiesen, so dafl die Liicke
zwischen der Endadresse des zuletzt plazierten Arrays und der benétigten Hauptspeicheradresse fiir die
néchste Partition moglichst klein ist. Jede so zugewiesene Partition wird danach aus der Liste der freien
Partitionen P entfernt, damit es nicht vorkommt, dafl zwei Arrays die gleiche Partition zugewiesen wird.
Der Algorithmus hat einen Aufwand von O(n?2).

Durch diese Aufteilung des Caches wird zugleich die Grofie eines Streifens beim oben erwéhnten
Streifenschneiden festgelegt. Diese Groflie mufl so gewidhlt werden, daf die gesamten Arrayelement, die in
einer inneren Schleife bei einem Durchlauf verwendet werden, in die Partition des Arrays im Cache passen.
Wird die Streifenléinge zu grofl gewidhlt, kommt es wieder zu Cachekonflikten, da die Partitionsgrenzen
nicht eingehalten werden.

In der Seminarausarbeitung IV wird genauer auf das Abbilden eines Arrays im Speicher eingegangen.

4.7 Ergebnisse

Beispielschleifen. Abbildung 13 zeigt das Verschmelzen der Beispielschleifen. Zuerst wurde durch Schlei-
fenschilen der Laufindex von L3 angepafit und dann mit dem Greedy-Algorithmus der Abhingigkeits-
graph zerlegt. Zum Schluf} wurden die verschmelzungsverhindernden Kanten mittels Schleifenschilens
beseitigt. Die Datenlokalitdt wurde erhoht, da nun die meisten Variablen in der gleichen Iteration der
Schleife wiederverwendet werden.

Erlebacher Das Schleifenverschmelzen wurde in [3] mit dem in Fortran geschriebenen Programm
Erlebacher getestet. Erlebacher ist ein ADI Benchmark Programm mit 835 Codezeilen, das einen drei-
dimensionalen Array (50x50x50) benutzt, um ein Gleichungssystem zu losen. Im Quellcode gibt es 26
zum Teil geschachtelte Schleifen, deren Rumpf meist nur aus einer Anweisung besteht. Insgesamt ergeben
sich drei Abhingigkeitsgraphen, von denen zwei mit dem Greedy-Algorithmus optimal zerlegt wurden.
Bei einem Graphen wurde zusitzlich der Algorithmus mit den gewichteten Kanten verwendet, um die
Cacheausnutzung zu verbessern. Tabelle 2 zeigt die Geschwindigkeitsverbesserungen, die sich jeweils auf
den verschiedenen Rechnern ergaben. Die Ausfithrungszeiten verringerten sich nach dem Schleifenver-
schmelzen um etwa 4 und 17 Prozent.

LL18 und cale. Um die Auswirkungen des Indexverschiebens und der Cachepartitionierung zu un-
tersuchen, wurden beide Verfahren auf einem KSR2 Mehrprozessorsystem getestet [5]. Als Programm
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GreedyMemoryLayout ( A4, c)

EINGABE:

AUSGABE:

A Menge von Arrays

¢ Cachegrofie

ST ART (a) enthilt die Startspeicheradresse des Arrays
ALGORITHMUS:

// Anzahl der Arrays

ne =|Al|

// Grofe einer Partition

— C
Sp = no

// Freie Partitionen
P=1{0,1,---

s Mg — 1}

// Startadresse im Hauptspeicher

q=4qo
do

Wihle a € A beliebig

mapped_address = CacheMap (q)

foreach p ¢ P do
target_address (p) = p* s,
gap (p) = target_address (p) - mapped_address
if target_address (p) < mapped_address then

end

gap(p) = gap(p) + ¢
end

Wiéhle popr € P mit gap(popt) = Iﬁi}gl(gap(p))

P = P\{popt}

START(a) = q + gap(popt)
q = START(a) + SIZE(a)

A = A\{a}

while A #

Abbildung 12: Layoutalgorithmus fiir das Cachepartitionieren

for i = 2 to N do
gli] = gli-1] + r[i] + 1
end

for i = 0 to 1 do
d[i] = ali] + b[i]
end

for k = 2 to N in s do
for i =max ( k, 2 ) tomin ( k + s - 1, N ) do

afil = 1
b[i] =0
for j =1 to M do
c[i] = c[i] + al3j]
end
gli] = gl[i] + r[i] + 1
d[i] = a[i] + bI[il]
h[i] = g[i] 2+ r[i]
end
for i =max (k- 1, 2 ) tomin ( k + s - 2, N ) do
eli-1] = a[i-3] + al[i]
end
for i =max (k- 3, 2 ) tomin ( k + s - 4, N ) do
£[i-3] = d[i-3] + e[i-1]
end
end
e[N] = a[N-2] + a[N+1]
for i = N-2 to N do
£1i1 = d[i] + eli+2]

end

Abbildung 13: Verschmelzung aller Beispielschleifen
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Erlebacher Original | verschmolzen | Verbesserung
IBM RS/6000 | 0.813s 0.672s 17.34%
Intel i860 0.548s 0.518s 5.47%
Sun Sparc2 0.400s 0.383s 4.25%

Tabelle 2: Auswirkungen der Schleifenverschmelzung

wurden drei geschachtelte Schleifen aus den Livermore Loops der Kernel 18 (LLK18), einem Programm
zur Berechnung von Hydrodynamikgleichungen, verwendet. Die Schleifen kénnen nicht direkt verschmol-
zen werden, da es verschmelzungsverhindernde Abhéngigkeiten gibt. Als zweites Programm wurden fiinf
geschachtelte Schleifen aus einem Ozeansimulationsprogramm verwendet (calc).

In beiden Fillen verringerten sich durch Cachepartitionierung die Cachekonflikte um gut 30%. Dabei
entstand nur ein Speicherverschnitt von etwa 2%. Das Schleifenverschmelzen bracht beim LLK18 einen
Geschwindigkeitszuwachs von 7% bis 15%, wenn weniger als 32 Prozessoren verwendet wurden. Bei calc
waren es 11% bis 20% bei unter 24 Prozessoren. Bei mehr Prozessoren machte es sich bemerkbar, daf}
die Parallelitdt durch das Schleifenschilen, den Schleifenoverhead und das Cachepartitionieren verloren
ging.

Die vorgestellten Verfahren sind nicht zu aufwendig, um in einen Ubersetzer eingebaut zu werden.
Wie die Beispiele zeigen, reduziert sich die Ausfithrungszeit der Programme in den meisten Fillen.

Bei Fortran-90 Programmen gibt es Anweisungen, die komplette Arrays auf einmal verarbeiten kénnen.
Wihrend des Ubersetzens werden dieses Anweisungen in Schleifen umgesetzt, deren Rumpf meist nur aus
einer Zuweisung besteht. Es ergeben sich also geeignete Kandidaten fiir das Schleifenverschmelzen.

Beim zweiten Beispiel zeigt sich, dal ein Verschmelzen nicht immer ein Programm schneller macht. Je
mehr Prozessoren zur Ausfithrung verwendet werden, desto eher bleiben Daten im Prozessorcache. Wird
das Programm auf zu vielen Prozessoren ausgefiihrt, kann sich das Verschmelzen negativ bemerkbar
machen. Auch das Cachepartitionieren funktioniert auf Mehrprozessorrechnern nicht so leicht, wie oben
angegeben, da jeder Prozessor seinen eigenen Cache besitzt. Hier mufl man dann die Daten geeignete
Aufteilen, um den Datenaustausch zwischen den einzelnen Prozessoren zu minimieren. Voraussetzung
sind natiirlich Kenntnisse iiber den Hardwareaufbau.

Aber auch auf Einprozessorsystemen kann das Cachepartitionieren schiefgehen, wenn zum Beispiel
innerhalb einer Schleifeniteration Werte eines Arrays verwendet werden, die zu weit auseinander liegen.
Passen zum Beispiel in eine Cachepartition n Werte des Arrays a und werden in einer Iteration die Werte
ali] bis afi + 2 * n] verwendet, gibt es wieder Cachekonflikte.

5 Unroll-and-jam
Unroll-and-jam 148t sich auf geschachtelte Schleifen anwenden. Wie der Name schon sagt, wird zuerst

eine duflere Schleife ausgerollt und danach die entstehenden inneren Schleifen wieder verschmolzen. Das
Verfahren kann auf die L1.2 Schleife im Beispiel angewandt werden.

for i =1 to N do Unroll+Jam for i =1 to N in 2 do
for j =1 to M do =======> for j =1 to M do
cl[i]l = cl[i] + alj] c[i]l = c[i] + alj]
end c[i+1] = c[i+1] + alj]
end end
end

Hier wurde die duflere Schleife um den Faktor eins aufgerollt und dann die beiden entstehenden inneren
Schleifen wieder zusammengefaf3t.

Da es sich beim Ausrollen um eine Schleifentransformation handelt, ist sie immer legal. Beim Ver-
schmelzen miissen dann die Schleifen die entsprechenden Vorbedingungen erfiillen.
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Unroll-and-jam kann nun verwendet werden, um das Schleifengleichgewicht dem Rechnergleichgewicht
anzupassen [6].

5.1 Rechnergleichgewicht

Heutige Prozessoren kénnen meistens mehrere Maschinenbefehle parallel nebeneinander und somit gleich-
zeitig ausfithren. Um eine Rechner gleichm#flig auszulasten und keine Rechenzeit zu verschwenden, sollten
die verschiedenen Berechnungseinheit im Prozessor alle gleich ausgelastet sein. In diesem Abschnitt wird
nun angenommen, daf} es dem Prozessor moglich ist, Gleitkommabefehle und Speicherzugriffe gleichzeitig
auszufithren, da beide Operationstypen zeitintensiv sind.

Ein Rechner ist im Gleichgewicht, wenn er nun jeweils Gleitkommaberechnungen und Speicherzugriffe
nacheinander in Spitzengeschwindigkeit ausfithren kann. Um das Ganze mathematisch auszudriicken wird
der Wert (s definiert als das Verhéltnis der Datenrate My, mit der Daten aus dem Speicher geladen
werden konnen, in Wortern pro Takt, zur Ausfiilhrungsgeschwindigkeit von Gleitkommaoperationen Fyy
in FLOPS pro Takt. Beide Werte sollen jeweils die Spitzenwerte sein und die Grofle eines Datenworts im
Speicher der Grofle eines Arguments bei der Gleitkommaberechnung entsprechen.

My

s =

(1)

5.2 Schleifengleichgewicht

Jetzt liegt es nahe, fiir eine Schleife einen #hnlichen Wert zu definieren, der dann mit (j; verglichen
werden kann und in derselben Groflienordnung liegen sollte. Der Gleichgewichtswert einer Schleife ergibt
sich mit,

M,

ﬂL:F—L

(2)
My, gibt die Anzahl der Speicheroperationen im Schleifenrumpf und Fj, die Anzahl der Gleitkom-

maberechnungen an. Speicherzugriffe werden alle gleich bewertet, egal ob der Wert im Cache oder im

Hauptspeicher steht, da angenommen wird, da8 der Ubersetzer die Datenlokalitit schon optimiert hat.

Ein Vergleich beider Maflzahlen s und 3, zeigt, wie gut die Schleife den Prozessor ausnutzt. Liegt
der Wert fiir die Schleife iiber dem des Prozessors, kann der Prozessor die Daten nicht schnell genug
heranschaffen. Es ist daher erstrebenswert den Abstand zwischen beiden moglichst gering zu halten.
Unroll-and-jam kann dazu verwendet werden, beide Werte anzugleichen.

Im Beispiel hat die urspriingliche innere Schleife in L1.2 einen Gleichgewichtsfaktor von 1. ¢[i] kann in
einem Register gehalten werden; a[j] wird bei jeder Iteration geladen und es wird eine Gleitkommaope-
ration ausgefiihrt (3, = 1). Die neue innere Schleife besitzt einen Faktor von 0,5. c[i] und c[i + 1] stehen
in Registern; a[j] wird einmal in ein Register geladen und es kommen zwei Gleitkommaoperationen vor.
(Br, = %) Kann ein Prozessor zwei Gleitkommabefehle und einen Speicherzugriff gleichzeitig ausfiihren,
wurde der Abstand von 8y, und 8y, verringert.

5.3 Zielsetzung beim Unroll-and-jam

Wie das Beispiel zeigt, kann Unroll-and-jam die beiden Gleichgewichtswerte einander anpassen. Unroll-
and-jam kann mehr Gleitkommaoperationen in eine Schleife bringen, ohne die Anzahl der Speicherzugriffe
proportional zu erhthen.

Allgemein sollte Unroll-and-jam von folgender Regel geleitet werden:

Ziel funktion : min | B — B o
Nebenbedingunyg : Ry, <= Ry
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Reihenfolge | Array Grofle | Iterationen | Original UlJ Verbesserung
JIK 50x50 500 4.53s 2.37s 1.91
500x500 1 135.61s | 44.16s 3.07
JKI 50x50 500 6.71s 3.3s 2.04
500x500 1 15.49s 6.6s 2.35

Tabelle 3: Verbesserungen bei der Matrixmultiplikation

Ry, gibt den Registerbedarf der Schleife an und Rj; die Anzahl der tatséichlich vorhandenen Register.

Die Zielfunktion versucht nun den Abstand zwischen den beiden Gleichgewichten so gering wie moglich
zu halten unter der Bedingung, dafl die Register optimal ausgenutzt werden. Die Losung des Problems
ist dann rechnerunabhéingig und kann bei Bedarf durch dndern der 8y; und Rj; Werte angepafit werden.
Die Werte von 3y, und Ry, kénnen mit einem Aufwand von O(n) errechnet werden, wobei n die Grofie des
Abhiingigkeitsgraphen ist. Die Zielfunktion kann dann mit O(| Ry |) gelost werden. [6] zeigt ein Beispiel,
wie Unroll-and-jam in einem Ubersetzer implementiert werden kann.

5.4 Ergebnisse

Matrixmultiplikation. In [6] wurde anhand einer Matrixmultiplikation Unroll-and-jam getestet.

DO J ,N
DO 1,N
=1

=~ Il =

I
DO ,N
c[I1,J] = C[I,J] + A[I,K] * B[K,J]

Das Beispiel ist in Fortran geschrieben und zeigt einerseits den Geschwindigkeitsgewinn durch Unroll-
and-jam und andererseits wie wichtig eine optimale Cacheausnutzung sein kann (Tabelle 3). Da in Fortran
mehrdimensionale Array spaltenweise gespeichert werden, kommt es in der urspriinglichen Schleifenanord-
nung (JIK) zu Cachekonflikten. Vertauscht man aber die I und die K Schleife, werden die Ausfithrungs-
zeiten deutlich geringer. Dies zeigt sich besonders bei groflen Matrizen.

Auch bei anderen Programmen zeigte sich ein Geschwindigkeitszuwachs um den Faktor 2 bis 5 durch
den Einsatz von Unroll-and-jam. Zu den Testprogrammen gehorten Programme fiir die Lineare Algebra,
der NAS Kernel aus dem SPEC-Benchmark und Fortran Anwendungen.

Die Experiment zu Unroll-and-jam wurden auf einer IBM RS/6000 mit einem Ubersetzer compiliert,
der den Programmcode schon von sich aus stark optimiert. Daher ist es zu erwarten, daf3 mit anderen
Ubersetzer noch weitere Geschwindigkeitssteigerungen zu erzielen wiiren.

Bei der Berechnung der Gleichgewichte wird angenommen, daf} alle Prozessorbefehle eines Typs gleich
viele Takte benotigen. In der Praxis kénnen aber besonders bei den Gleitkommaoperationen gewaltige
Unterschiede auftreten, wodurch der Gleichgewichtswert des Rechners nicht einheitlich ist. In den Ex-
perimenten mit Schleifen, bei denen Gleitkommadivisionen im Rumpf vorkamen, war der Geschwindig-
keitsgewinn durch Unroll-and-jam nicht so grof, wie bei Experimenten mit “normalen” Schleifen, da
Divisionsbefehle meistens viele Takte zur Ausfiihrung bendtigen.

6 Zusammenfassung

Die vorgestellten Verfahren und Algorithmen haben gezeigt, dafl sich die Ausfithrungszeit eines Program-
mes erheblich verkiirzen lit, wenn man den Programmcode optimiert. Diese gilt besonders fiir Schleifen
innerhalb eines Programmes, die durch Schleifentransformationen und -restrukturierungen der Rechnerar-
chitektur angepaflt werden kénnen. Die einzelnen Verfahren diirfen dabei nicht isoliert betrachtet werden,
da ein Verfahren meist die Voraussetzungen fiir ein anderes schafft.

Sowohl das Schleifenverschmelzen als auch Unroll-and-jam lassen sich in einen Ubersetzer einbauen,
da die verwendeten Algorithmen meist eine lineare Laufzeit besitzen. Durch das Nachschalten weiterer
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Verfahren wie etwa dem Cachepartitionieren 1it sich die Cacheausnutzung und damit die Ausfiihrungs-
geschwindigkeit weiter erhGhen.

Allgemein stellt sich bei dem Versuch, die Geschwindigkeit eines Programmes zu erhthen, die Fra-
ge, welche Restrukturierungen iiberhaupt eingesetzt werden kénnen bzw. eingesetzt werden sollten. Alle
Maoglichkeiten durchzuprobieren ist sicherlich zu aufwendig. Bei gréfleren Programmen kénnte man heu-
ristische Verfahren verwenden, um zuerst einmal die geeigneten Schleifen fiir bestimmte Mafinahmen
herauszusuchen und dann die Restrukturierungen durchzufiihren.
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Cache-Optimierung durch
Speicherabbildung

Zusammenfassung

Die Diskrepanz zwischen der Leistungsfihigkeit heutiger Prozessoren und der Langsamkeit des
Hauptspeichers macht den Cache-Speicher als Zwischenglied zu einem kritischen Faktor der Lei-
stungsfahigkeit eines Gesamtsystems. Ein Weg, den Cache-Speicher besser auszunutzen, ist die Be-
riicksichtigung der Abbildung der Daten des Hauptspeichers auf den Cache-Speicher. Durch die
Auffacherung von Reihungen, die geeignete Anordnung frequentierter Prozeduren im Hauptspeicher
und die Ausnutzung der Informationen iiber die Zugriffsmuster parallelisierter Programme kann das
Leistungspotential von Cache-Speichern besser ausgeschopft werden, wie Simulations- und Messer-
gebnisse aufzeigen.

1 Einleitung

Die immer grofler werdende Differenz zwischen der Geschwindigkeit des Prozessors und der des Haupt-
speichers fiihrt zu einer immer grofler werdenden Bedeutung des Cache-Speichers. Seine bestmogliche
Ausnutzung wird zu einem kritischen Faktor der Leistungsfihigkeit heutiger DV-Systeme. Um die Lei-
stung des Cache-Speichers zu verbessern, lassen sich zwei Hauptwege unterscheiden: Die Verbesserung der
Hardware oder die optimale Ausnutzung der Hardware durch die Software. Insbesondere auf dem Gebiet
intelligenter Software-Konstruktion liegen noch brauchbare Verbesserungspotentiale brach. Hier gibt es
wiederum grundsétzlich zwei Wege: Schleifentransformation oder die Beriicksichtigung der Abbildung des
Hauptspeichers auf den Cache-Speicher. In dieser Arbeit werden drei verschiedene Wege beschrieben, wie
iiber Speicherabbildung eine bessere Ausnutzung des Cache-Speichers erreicht werden kann.

Das Grundproblem der Cache-Optimierung ist die Vermeidung von Fehlzugriffen auf den Cache-
Speicher. Diese entstehen wesentlich dadurch, dass mehrere aus dem Hauptspeicher benttigte Daten-
blocke auf dieselbe Stelle im Cache-Speicher abgebildet werden, und sich so gegenseitig verdridngen.
Die grundsiitzliche Losungsidee, die allen drei Ansétzen gemein ist, besteht darin, die Abbildung der
Daten aus dem Hauptspeicher in den Cache auf die verschiedensten Weisen zu beriicksichtigen. Um
Missverstindnisse zu vermeiden, sei deutlich darauf hingewiesen, dass es nicht darum geht, die Abbil-
dung vom Hauptspeicher auf den Cache-Speicher zu verdndern. Diese bleibt starr bestehen, wird aber
beriicksichtigt, indem man die Daten im Hauptspeicher — unter dem starr bleibenden Abbildungsmuster
— geschickt anordnet, um auf diese Weise deren Abbildung auf den Cache-Speicher zu beeinflussen.

Die drei zu beschreibenden Techniken lassen sich folgendermaflen charakterisieren: Die Cache-Optimie-
rungs-Technik der Reihungsaufficherung versucht, die geeignet dimensionierten Blécke geblockter Schlei-
fen derart im Hauptspeicher anzuordnen, dass die Anzahl der Cache-Fehlzugriffe reduziert wird. Die
farborientierte Priorisierung frequentierter Prozeduren fiihrt zu einer Cache-optimierenden Anordnung
von héufig aufgerufenen Prozeduren im Hauptspeicher. Die iibersetzergesteuerte Seitenanordnungsstra-
tegie fiir Multiprozessorsysteme beeinflusst die Strategie des Betriebssystems, den virtuellen Adressraum
derart auf den Hauptspeicher abzubilden, dass die iiber den virtuellen Adressraum im Hauptspeicher
lokalisierten Daten von dort geeignet auf den Cache-Speicher abgebildet werden, entsprechend dem Zu-
griffsmuster eines konkreten parallelisierten Programmes.
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1.1 Konventionen und Definitionen

Im Mittelpunkt der Betrachtung stehen direktabgebildete Cache-Speicher, bei denen jede Stelle des
Hauptspeichers fest einer Stelle im Cache-Speicher zugeordnet ist. Dies ist sinnvoll, da direktabgebil-
dete bzw. gering assoziative Cache-Speicher wegen ihrer kiirzeren Zugriffszeit hiufig verwendet werden.
Direktabgebildete Cache-Speicher finden sich z.B. in den Rechnern HP 735, DEC AXP 3000, SGI Indigo2
und SUN Sparc5.

Die Qualitéit der Cache-Optimierung erweist sich an der Behandlung rechenintensiver Programme.
Hierzu z#hlen insbesondere numerische Anwendungen mit ihren umfangreichen Matrizenberechnungen.
Deshalb dienen als beispeilhafte Datenstruktur stets zweidimensionale Reihungen, deren Zugriff Cache-
optimal zu gestalten ist.

Cache-Zeile (cache line):
Der Cache-Speicher ist in mehrere unabhéngig voneinander belegbare Stiicke eingeteilt. Ein solches Stiick
wird Cache-Zeile genannt.

Kachel oder Block (tile):
Rechteckiger Ausschnitt einer zweidimensionalen Reihung. Bei der Blockung einer Schleife iiber einer
Reihung wird diese in Kacheln eingeteilt.

Fehlzugriff (cache miss):
Erfolgt ein Zugriff auf ein Datum des Hauptspeichers, dessen Seite sich nicht im Cache-Speicher befindet,
so muss diese Seite unter hohem Zeitaufwand in den Cache-Speicher geladen werden. Dieser Vorgang wird
Fehlzugriff genannt. Fehlzugriffe unterteilen sich in folgende drei Arten:

e Primérer Fehlzugriff (compulsory cache miss):
Ein primérer Fehlzugriff liegt dann vor, wenn eine Seite zum ersten mal seit Programmstart in den
Cache-Speicher geladen werden muss. Er ist unvermeidbar.

e Cache-Konflikt (cache conflict):
Ein Cache-Konflikt liegt dann vor, wenn zwei zeitlich lokal wiederholt benotigte Seiten des Haupt-
speichers auf dieselbe Cache-Zeile abgebildet werden und sich so gegenseitig verdringen. Diese
Definition macht nur bei nicht voll-assoziativen Cache-Speichern Sinn.

— Innen- und Aussenkonflikt (self-/cross-interference):
Im Zusammenhang mit gekachelten Reihungen kann man zwei Arten von Cache-Konflikten
unterscheiden: Innen-Konflikte sind Konflikte innerhalb derselben Kachel. Sie treten auf, wenn
die Zugriffsmenge einer Kachel nicht vollstéindig in den Cache-Speicher passt. Aussenkonflikte
sind Konflikte zwischen verschiedenen Kacheln derselben oder verschiedener Reihungen.

o Kapazititsbedingter Fehlzugriff (capacity cache miss):
Ein kapazitatsbedingter Fehlzugriff liegt dann vor, wenn eine bereits geladene Cache-Zeile vor einer
wiederholten Anforderung aus Platzgriinden verdringt wurde. Eine solche Definition ist nur bei
assoziativen Cache-Speichern sinnvoll. In einem direktabgebildeten Cache-Speicher dagegen treten
nur Cache-Konflikte, aber keine kapazititsbedingten Fehlzugriffe auf. Insofern eine Speicherabbil-
dungsstrategie auch einen direktabgebildeten Cache-Speicher optimal auszunutzen sucht, kann man
allerdings auch hier von kapazititsbedingten Fehlzugriffen sprechen.

2 Datenauffiacherung

Die folgenden Ausfiihrungen referieren die Arbeit von P.R. Panda, H. Nakamura, N.D. Dutt und A.
Nicolau aus dem Jahre 1997 ([1]).
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2.1 Grundlagen und Idee

Die zwei wichtigsten Ursachen fiir Cache-Fehlzugriffe sind die begrenzte Kapazitit eines assoziativen
Caches und das Auftreten von Cache-Konflikten bei nicht voll-assoziativen Cache-Speichern.

Das Problem der begrenzten Kapazitéit ldsst sich dadurch in den Griff bekommen, dass man Rei-
hungen, die nicht vollstéindig in den Cache-Speicher passen, in kleinere Teile zerlegt. Dies fiithrt zu einer
Blockung der Schleifen iiber den Reihungen bzw. zu einer Kachelung der Reihungen selbst. Dieser Teil
der Arbeit von P.R. Panda et al. soll an dieser Stelle nicht referiert werden, es wird aber eine Optimierung
der Kachelgrofe fiir das folgende vorausgesetzt.

Eine erprobte Methode zur Reduktion von Cache-Innen-Konflikten ist die Aufficherung von Daten im
Hauptspeicher, die dafiir sorgt, dass zugleich benttigte Daten nicht auf dieselbe Cache-Zeile abgebildet
werden. Es wird eine Datenausrichtungstechnik (DAT) vorgestellt, die auf der Auffiicherung der Daten
im Hauptspeicher basiert.

Die beiden Schritte — Kachelgrolenbestimmung und Aufficherung — werden dabei getrennt durch-
gefiihrt, um ein hoheres Maf§ an Flexibilitéit zu erzielen. Der Umgang mit mehreren Reihungen wird
beriicksichtigt.

2.2 Ein einfiihrendes Beispiel

Um die Probleme und Ideen an einem Beispiel zu verdeutlichen, betrachte man den hiufig angewandten
Algorithmus der Schnellen Fourier-Transformation (Fast Fourier Transform, FFT). Es soll hier nicht
um das Verstindnis des FFT- Algorithmus gehen, sondern um seine Struktur, die sich aus mehreren
ineinander geschachtelten Schleifen zusammensetzt. In der innersten Schleife wird zweimal auf jeweils
zwei Stellen in derselben Reihung (hier: sigreal) in verschriinkter Reihenfolge zugegriffen:

sigrealli];

... = sigrealli + 2"];
sigreal|i] =L
sigreal[i + 2] =L

Veranschaulicht man sich das Zugriffsmuster anhand einer Matrix, so ergibt sich der bekannte
“Schmetterling”, das charakteristische Zugriffsmuster der Schnellen Fourier-Transformation.

Angenommen, die Reihung habe eine Linge von 2048 Worten, der Cache-Speicher habe eine Kapazitit
von 512 Worten und eine Cache-Zeile habe eine Linge von 4 Worten. Dies bedeutet, dass fiir n=9
(2° = 512) stets Cache-Konflikte auftreten. Anschaulich wird dies in Abb. 1 (oben).

Eine Losung des Problems bietet die Aufficherung der sigreal-Reihung im Cache-Speicher: Indem
man nach jeweils 512 Worten eine Verschiebung der folgenden Daten um 4 Worte vornimmt, werden die
Zugriffsstellen auf den Hauptspeicher derart versetzt, dass es zu keinen Cache-Konflikten mehr kommt.
Veranschaulicht wird dieser Vorgang in Abb. 1 (unten). Nach [1] ergibt sich dadurch eine Beschleunigung
um 15 % auf einem SunSparch-Rechner. Dies bedeutet zudem, dass der fiir die Aufficherung zusitzlich
im Algorithmus bendétigte Rechenaufwand klein ist gegeniiber dem Gewinn an Rechenzeit.

2.3 Fiacherungsgroflenberechnung

Wie schon gesagt wird im folgenden davon ausgegangen, dass eine geeignete Berechnung der Kachelgroflie
bereits durchgefiihrt wurde. Die Berechnung der Kachelgrofie ignoriert bewusst die M6glichkeit von Innen-
Konflikten innerhalb ein und derselben Kachel. Dieses Problem wird nun durch die Aufficherung der
Reihung im Hauptspeicher behoben. Abb. 2 veranschaulicht die Situation an einem Beispiel.

Es wird von einem 1024elementigen Cache-Speicher ausgegangen, in den eine in 30 x 30 - Kacheln
zerlegte 256 x 256 - Reihung abgebildet wird. Abb. 2 a) zeigt, dass die Zeilen 1 und 5 einer Kachel
auf dieselbe Cache-Zeile abgebildet werden, sich also in einem Innen-Konflikt befinden. Fachert man die
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Hauptspeicher: Reihung mit 2048 Wort Cache: 512 Wort

(o o o e

Facherung

Abbildung 1: Oben: Konflikte im Original Unten: Konfliktfrei durch Aufficherung

a)

u]

Fidhieruny

Abbildung 2: Innenkonflikt (a) und dessen Bereinigung (b)
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Kachel um 8 Elemente nach jeder Zeile auf, so wird die fiinfte Zeile gerade neben die erste Zeile abgebildet,
der Konflikt ist behoben; siche Abb. 2 b).

Der Ficherungsgrofienbestimmungsalgorithmus ist denkbar einfach: Zuniichst werden die Zeilen der
Reihung an den Cache-Zeilen-Abbildungsgrenzen ausgerichtet. Dann wird fiir alle Ficherungsgréfien von 0
bis zur Cache-Kapazitiit (in Vielfachen der Cache-Zeilen-Grofie) getestet, ob es innerhalb der so gefiicher-
ten Kachel zu Innen-Konfliken kommt, wobei die Kachelelemente in Schritten der Cache-Zeilen-Grofie
abgetestet werden. Die erste Facherungsgrofie, die keine Innen-Konflikte erzeugt, ist die Ausgabe.

Eingabe: Reihungsgrofie: rZeilen x rSpalten
Kachelgrofle : kZeilen x kSpalten
Cache-Kapazitdt (in Worten): CKapaz
Cache-Zeilen-GroBe (in Worten): CZeilenGr

Ausgabe: Facherungsgrofle: FachGr

if (rZeilen mod CZeilenGr == 0)
then InitF&achGr := 0
else InitFachGr := CZeilenGr - (rZeilen mod CZeilenGr)
for (F&achGr := InitFachGr to CKapaz)
status := 0K
zReihung[i] := 0 fir alle i
for (i := 0 to kZeilen)
for (j := 0 to kSpalten step CZeilenGr)
k := (i x (rZeilen + FachGr) + j) mod CKapaz
if (zReihung[k/CZeilenGr] == 1)
then status := CONFLICT
else zReihung[k/CZeilenGr] := 1
if (status == 0K)
then return FachGr

2.4 Anwendung auf mehrere Reihungen

Zur Vereinfachung seien zwei Reihungen betrachtet, die die gleiche Groéflie haben. Es wird die Annah-
me vorausgesetzt, dass sie, da der Zugriff auf sie in derselben geblockten Schleife erfolgt, die gleiche
Kachelgrofle X x Y haben.

Die Berechnung der Fiacherungsgrofle gestaltet sich nun folgendermaflen: Zunichst bildet man eine
neue Kachel T, die das kleinste Rechteck représentiert, das die beiden Kacheln der zwei Reihungen
umfasst. Fiir dieses T werden dann nach bekannter Methode die Innen-Konflikte bereinigt. Auf diese
Weise werden nicht nur die Aussen-Konflikte zwischen den Kacheln bereinigt, sondern auch deren Innen-
Konflikte. Veranschaulicht wird dieser Vorgang in Abb. 3.

Die Kachelgrofie innerhalb der Reihungen wird jedoch nicht verédndert. Schliefllich werden die An-
fangsstellen der Reihungen zueinander ausgerichtet.

2.5 Ergebnisse

Das vorgestellte Verfahren wurde auf Rechnern vom Typ SUNSparch und SUNSparc10 simuliert und gete-
stet. Fiir die Simulation wurde der Simulator SHADE von SUN Microsystems verwendet. Testprogramme
waren Matrixmultiplikationen, die Schnelle Fouriertransformation (FFT) u.a.

Wie sich ergab, ist der vorgestellte Ansatz zur Cache-Optimierung bisherigen Ansitzen der gleichen
Art tiberlegen. Der Hauptvorteil von DAT ist die Entkopplung der Kachelgroflenbestimmung von der
Auffacherung der Daten. Auf diese Weise kann die Groéfle der Kachel unabhiingig von der Eliminierung
von Innen-Konflikten optimiert werden, was zu gréfleren Kacheln fithrt. Damit wird die Cache-Kapazitit
besser ausgenutzt. Die Moglichkeit der benutzerdefinierten Kachelgrofle fithrt durchweg zu einer stabi-
len Leistung des Cache-Speichers. Bisherige Ansitze stieffen in ihrer Allgemeinheit bisher auf unlosbare
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Fdcherung

Abbildung 3: Aufficherung zweier Reihungen

Probleme. Eine Neuerung stellt ausserdem die Eliminierung von Aussen-Konflikten zwischen Reihungen
dar. In Zahlen ausgedriickt lauten die Verbesserungen in der Ausfiihrungszeit gegeniiber dem besten
bisherigen Ansatz auf der SunSparch 12 %, auf der SunSparc10 4,8 %.

Ein bleibendes Problem ist der Konflikt von Ficherungsgréfien bei Reihungen, die in verschiedenen
geblockten Schleifen benétigt werden. Solche Anwendungsfiille treten jedoch selten auf.

3 Farbabbildung frequentierter Prozeduren

Die folgenden Ausfiihrungen referieren die Arbeit von A.H. Hashemi, D.R. Kaeli und B. Calder aus dem
Jahre 1997 ([2]).

3.1 Grundlagen und Idee

Zu einem ganz anderen Ansatz der Cache-Optimierung kommt man, wenn man nicht Daten- sondern
Programmstrukturen Cache-optimal im Hauptspeicher anordnen will. Indem man h#ufig genutzte Pro-
grammteile rdumlich lokal anordnet, lassen sich Cache-Konflikte effektiv vermeiden. Die Granularitit der
betrachteten Programmteile kann dabei verschieden sein, z.B. auf Grundblock-, Schleifen- oder Proze-
durebene. Fiir die Darstellung des Algorithmus wird hier die Prozedurebene gewéhlt. Als algorithmische
Technik zur Anordnung der Prozeduren wird die Farbung derselben entsprechend ihrer Zuordnung zu
Cache-Zeilen angewandt. Auf diese Weise lassen sich die Fehlzugriffe im Befehls-Cache durchschnittlich
um iiber 40 % reduzieren.

3.2 Grundideen des Algorithmus

Zunéchst wird der Hauptspeicher in Stiicke von der Grofle des Cache-Speichers zerlegt. In jedem sol-
chen Stiick wiederum werden jene Teil-Stiicke, die einer Cache-Zeile entsprechen, in den Mittelpunkt der
Betrachtung gestellt. Jeder Cache-Zeile entspricht eine Farbe.

Die wesentliche Struktur, aus der die Informationen zur Prozeduranordnung gewonnen werden, ist
der Aufrufgraph des betrachteten Programms. In diesem Graphen entspricht jedem Knoten — und nur
diesem Knoten — genau eine Prozedur des Programms. Zwei Knoten werden durch eine Kante verbunden,
wenn die Prozeduren, die diesen Knoten entsprechen, durch einen Aufruf miteinander kommunizieren. Ein



3 FARBABBILDUNG FREQUENTIERTER PROZEDUREN 99

aufrufender Knoten ist gegeniiber dem aufgerufenen Knoten ein Elternknoten, der aufgerufene gegeniiber
dem aufrufenden ein Kindknoten. Die Kanten werden nach der Haufigkeit der Aufrufe gewichtet.

Fiir jede Prozedur wird eine Unverfiigbarkeitsmenge von Farben, d.h. Cache-Zeilen, gebildet. In ihr
sind alle Farben, d.h. Cache-Zeilen, enthalten, die einem direkten Eltern- oder Kindknoten zugeordnet
sind. Cache-Konflikte werden vermieden, wenn den Eltern und Kindern eines Knoten nur solche Farben
zugeordnet werden, die von der Farbe dieses Knotens verschieden sind. Auf diese Weise eliminiert der
Algorithmus alle Ein-Generation-Cache-Konflikte.

Im Verlauf der farborientierten Anordnung der Prozeduren kommt es zu Liicken im Hauptspeicher.
Um diese zu fiillen bedient man sich folgender Erkenntnis: Statistische Untersuchungen haben gezeigt,
dass 90 % der Laufzeit eines durchschnittlichen Programmes von 10 - 30 % seiner Prozeduren bestritten
werden. Man teilt also die Menge aller Prozeduren eines Programmes in zwei Klassen: Frequentierte und
nicht frequentierte Prozeduren. Mit den nicht frequentierten Prozeduren kann man die Liicken, die durch
die Anordnung der frequentierten Prozeduren entstehen, ohne Riicksicht auf Cache-Optimalitét fiillen,
da diese Programmteile keinen signifikanten Anteil an vermeidbaren Cache-Konflikten haben.

3.3 Der Algorithmus

Der Algorithmus wird nun anhand eines Beispiels aufgezeigt. Der Einfachheit halber wird von einem
direktabgebildeten Cache-Speicher mit nur vier Cache-Zeilen ausgegangen. Jeder Cache-Zeile wird eine
der vier Farben Rot, Griin, Blau und Gelb zugeordnet.

Der erste Schritt des Algorithmus besteht in der Ermittlung des Aufrufgraphen eines vorgegebenen
Programms. Dies geschieht durch Protokollierung eines Programmlaufs (¢racing). Ausserdem wird die
Grofle der Prozeduren, gemessen in Cache-Zeilen, ermittelt. Als Ergebnis fiir unser Beispiel nehmen wir
den Aufrufgraphen und die Prozedurgrofien aus Abb. 4.

Frozedur # Cache-Zeile

Mmoo mE=
-t B RS RS e

Abbildung 4: Aufrufgraph und Prozedurgrofien

Zur Klassifizierung der Prozeduren wird anhand des Aufrufgraphen die Frequentiertheit jeder Proze-
dur ermittelt. Diese ergibt sich aus der Summe der Gewichte aller Kanten, die mit dem Prozedurknoten
verbunden sind. In unserem Beispiel ist {F, G} die Menge der nicht frequentierten Prozeduren. Man
beachte, dass Frequentiertheit und Zeitaufwand einer Prozedur zwei vollig verschiedene Dinge sind. Ei-
ne Prozedur, die zwar viel Zeit in Anspruch nimmt, aber nur selten aufgerufen wird, trigt zu Cache-
Konflikten auch nur wenig bei. Zusétzlich wird auch die Menge der Kanten in frequentierte und nicht
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frequentierte Kanten partitioniert. Die Menge der frequentierten Kanten lautet hier {A — B, B — C, C
—-D,A—-EE— C}L
Im nichsten Schritt wird die Menge der frequentierten Kanten in absteigender Reihenfolge sortiert.
Die Menge der nicht frequentierten Prozeduren dagegen wird in aufsteigender Reihenfolge sortiert.
Nach diesen Vorbereitungen beginnt der Hauptteil des Algorithmus. Der Ablauf wird in Abb. 5 anhand
unseres Beispiels veranschaulicht.

(1) Fall1 E1E2 21 |c2 A lB
(2) Fall4

|
(3) Fall2 [E1]EZ][C1]Cz(B A

(@) Fall3 D1[p2|Logke[E1 [E2 [e1[c2( [A
(6) Lacke D1ID2 61| agE1| E2fe |r:2 B A
fallen
|
®) Falld pilpdet|adeiezle1le2 (B | [a
(1) Lucke o1l od calezE1 B2 [et|cz (o |F [ A
filllan

Cache-Grdfle R S B Ge
R-Rot S-Grin B-Blau Ge-Gelb

Abbildung 5: Prozedurabbildealgorithmus

Nacheinander werden die frequentierten Kanten betrachtet. Es ergibt sich jeweils einer der vier fol-
genden Fille.

1. Fall: Die Kante verbindet zwei noch nicht bearbeitete Prozedurknoten.

Aus den beiden Knoten wird ein zusammengesetzter Knoten gebildet. Die beteiligten Knoten werden
willkiirlich einer Farbe, d.h. einer Cache-Zeile, zugeordnet. Dann werden die Unverfiigbarkeitsmengen der
zwei beteiligten Knoten aus den Farben des jeweils anderen Knoten gebildet, die zueinander im Verhéltnis
Elternknoten — Kindknoten stehen. Man beachte, dass Prozeduren, die ldnger als eine Cache-Zeile sind,
in Teile von Cache-Zeilen-Grofle aufgeteilt werden. Jeder Teil erhélt eine eigene Farbe zugewiesen.

Abb. 5 zeigt unser Beispiel (1): Die gewichtigste Kante ist E — C mit dem Gewicht 100. E und C sind
jeweils zwei Cache-Zeilen grof, werden also in E1, E2 und C1, C2 geteilt, denen die Farben Rot, Griin,
Blau und Gelb ohne Cache-Konflikte zugeordnet werden. Die Unverfiigbarkeitsmengen lauten demnach
{Blau, Gelb} fiir E und {Rot, Griin} fiir C. Die nichstgewichtigste Kante A — B gehort auch zu Fall 1,
und wird mit Blau und Gelb willkiirlich zwei Cache-Zeilen zugeordnet (2). Die Unverfiigbarkeitsmengen
lauten also {Gelb} fiir A und {Blau} fiir B.

2. Fall: Die Kante verbindet zwei bereits bearbeitete Prozedurknoten in verschiedenen zusammengesetzten
Knoten.
In diesem Fall wird der kiirzere zusammengesetzte Knoten dem lingeren hinzugefiigt. Die Linge wird
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dabei in der Anzahl der Prozedurknoten gemessen. Dabei sind zwei Entscheidungen zu féllen:

a) Soll der kiirzere zusammengesetzte Knoten links oder rechts vom lingeren Knoten angeordnet
werden? Es wird folgende Heuristik angewandt: Der kiirzere Knoten wird auf derjenigen Seite angeordnet,
der derjenige Prozedurknoten der aktuellen Kante, der im léngeren zusammengesetzten Knoten enthalten
ist, am néchsten ist. Die Ndhe wird dabei in Cache-Zeilen gemessen.

b) In welcher Reihenfolge sollen die Prozedurknoten des kiirzeren zusammengesetzten Knoten ange-
ordnet werden — in der vorhandenen, oder in der umgekehrten Reihenfolge? Diese Frage wird dahingehend
entschieden, dass diejenige Reihenfolge zu wihlen ist, bei der die beiden Knoten, die die betrachtete Kante
bilden, einander am néchsten sind.

Hierauf wird {iberpriift, ob die beiden Knoten der aktuellen Kante in einer Farbe iibereinstimmen, also
einen Cache-Konflikt erzeugen. Falls ja, wird der kiirzere zusammengesetzte Knoten so weit vom lénge-
ren weggeschoben, bis kein Konflikt mehr auftritt. Die entstehende Liicke wird mit nicht frequentierten
Prozeduren gefiillt. Ist Konfliktfreiheit nicht erzielbar, so wird der Konflikt belassen.

Schliellich werden alle Knoten des kiirzeren zusammengesetzten Knoten mit ihrer neuen Cache-Zeilen-
Farbe versehen, wodurch sich auch Unverfiigbarkeitsmengen éndern kénnen.

In unserem Beispiel lautet die betrachtete Kante B — C. Beim Ubergang von (2) nach (3) wird der
kiirzere zusammengesetzte Knoten AB rechts an den lingeren zusammengesetzten Knoten EC angehéingt,
da C in EC dem rechten Ende von EC n#her ist. AB wird ausserdem in der Reihenfolge BA angeordnet,
da B als ein Knoten der aktuellen Kante so dem lingeren zusammengesetzten Knoten niher ist. Ein
Konflikt innerhalb des neuen zusammengesetzen Knotens wird (noch) nicht registriert, da die Kante A
— E noch nicht in Betracht gezogen wurde. Also kénnen A und B neu gefirbt und mit aktualisierten
Unverfiigbarkeitsmengen versehen werden.

3. Fall: Die Kante verbindet einen bereits bearbeiteten und einen noch nicht bearbeiteten Prozedurknoten.
Diese Situation wird vollig analog zum 2. Fall abgehandelt. Dem kiirzeren zusammengesetzten Knoten
entspricht dabei stets der noch nicht bearbeitete Prozedurknoten.

In unserem Beispiel wird die Kante C — D betrachtet, die an den zusammengesetzten Knoten ECBA
angehéingt wird (4). D wird links angehéngt, da C in ECBA dem linken Ende von ECBA niher ist. Da
D mit C in Konflikt gerét, wird es nach links verschoben. Die entstehende Liicke wird mit der nicht
frequentierten Prozedur G aufgefiillt (5).

4. Fall: Die Kante verbindet zwei Prozedurknoten innerhalb ein und desselben zusammengesetzten Kno-
tens.
Falls die Farben, d.h. Cache-Zeilen, der zwei die aktuelle Kante bildenden Prozedurknoten nicht im Kon-
flikt liegen, ist nichts zu tun. Ansonsten wird diejenige der beiden Prozeduren, die einem der beiden
Enden des zusammengesetzten Knoten niher liegt, gewéhlt und ans Ende des zusammengesetzten Kno-
tens und dariiber hinaus verschoben, bis kein Konflikt mehr vorliegt. Die entstehende Liicke wird mit nicht
frequentierten Prozeduren gefiillt. Ist Konfliktfreiheit nicht zu erreichen, unterbleibt ihre Eliminierung.
In unserem Beispiel kommt die Kante A — E in Bearbeitung (6). Da A und E miteinander im Konflikt
liegen, wird A als die einem Ende des zusammengesetzten Knotens nidhere Prozedur so weit verschoben,
bis Konfliktfreiheit herrscht. Die entstehende Liicke wird mit der nicht frequentierten Prozedur F gefiillt
(7).
Nach Abarbeitung aller Kanten nach den vier Fillen endet der Algorithmus mit folgenden Schritten:
Noch verbleibende nicht frequentierte Prozeduren werden an freien Stellen im Hauptspeicher eingefiigt.
Verbleiben am Ende mehrere disjunkte zusammengesetzte Knoten, so werden sie in der Reihenfolge ihrer
Frequentiertheit im Hauptspeicher angeordnet.

3.4 Vergleich mit fritheren Arbeiten

Die vorgestellte Ausfiihrung des beschriebenen Ansatzes baut auf etlichen Vorarbeiten auf. Stellvertretend
fiir diese soll die Arbeit von Pettis und Hansen aus dem Jahre 1990 kurz vorgestellt werden ([4]).

Auch diese Arbeit wendet die Anordnung von Prozeduren und das Prinzip Je-ndher-desto-besser an.
Ausserdem wird auch hier schon die Betrachtung der Aufrufkanten nach ihrem Gewicht ins Zentrum
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des Algorithmus gestellt. Die Gewichte werden ebenfalls durch einen protokollierten Programmlauf er-
mittelt. Zwei durch eine Aufrufkante verbundene Prozedurknoten werden hier allerdings nicht in einem
zusammengesetzten Knoten sondern in einer sogenannten Kette zusammengefasst.

Der Algorithmus soll wieder anhand unseres in Abb. 4 vorgestellten Beispiels demonstriert werden.
Zu Beginn ergibt sich das gleiche Bild wie oben: Die Betrachtung der Kante E — C fiihrt zu Bildung der
Kette EC, die Kante A — B zur Kette AB. Auch die Kante B — C fiihrt noch zum gleichen Ergebnis, da B
— C nach der Je-ndher-desto-besser-Heuristik rechts und in umgekehrter Reihenfolge an die vorhandene
Kette ECBA angefiigt wird. Das Ergebnis ist in Abb. 6 (1) festgehalten.

I
) |E1 E2[c1(c2[B [A

D1 [D2[E1|E2|C1[C2[B |A
(2) |

zlcd F (D1 D2|E1 Ez|Cc1|cz|B (A

Konflikt Kanflkt

Abbildung 6: Der Algorithmus nach Pettis und Hansen 1990

Die Bearbeitung der Kante C — D fiihrt jedoch zu einer Abweichung vom Ergebnis des oben vor-
gestellten Algorithmus. Abb. 6 (2) zeigt deutlich: Egal auf welcher Seite man D an die Kette ECBA
anhingt, es tritt immer ein Cache-Konflikt mit C auf: Sobald eine Kette linger als die Grofle des Cache-
Speichers wird, verliert das Verfahren wesentlich an Wirkung. Die endgiiltige Abbildung der Prozeduren
zeigt schlieBllich zwei Erste-Generation-Cache-Konflikte zwischen D und C und zwischen E und A.

Im Gegensatz dazu kann der hier neu vorgestellte Algorithmus durch die Abbildung der Prozeduren
auf Cache-Zeilen (Farben) bei einer Uberschreitung der Cache-SpeichergriBe entsprechend reagieren. Die
Beriicksichtigung der Cache-Mafle und die Moglichkeit, durch Verschieben Liicken zu erzeugen und sie
geeignet zu fiillen, sind weitere Vorteile des neuen Algorithmus.

3.5 Ausblick

Fiir die Zukunft lassen sich einige Ansiitze zur Verbesserung des vorliegenden Algorithmus nennen.

Um das Verfahren auch fiir assoziative Cache-Speicher optimal einsetzen zu kénnen, kénnte man den
Adressraum des Hauptspeichers in einer anderen Weise einteilen: Nicht mehr jeder Cache-Zeile, sondern
jedem Satz von Cache-Zeilen wird eine Farbe zugeteilt. Die Schwierigkeit dabei besteht wesentlich darin,
dass dann in den Unverfiigbarkeitsmengen eine Farbe mehrfach auftreten kann, aus der Menge also eine
Mehrfachmenge wird.

Eine weitere Verfeinerung kénnte durch Grundblockumordnung und Prozeduraufspaltung erzielt wer-
den. Indem man zuerst die Grundblocke jeder Prozedur in frequentierte und nicht frequentierte aufspaltet
und dann durch die Abbildung auf Farben geeignet umordnet, erreicht man eine héhere Granularitét.
Danach kann man solche Prozeduren spalten, von denen aus mehrere Aufrufe an andere Prozeduren aus-
gehen. Auf diese Weise sind die Beschrinkungen bei der Farbwahl nicht so eng, d.h., es entsteht mehr
Flexibilitéit bei der Zuordnung zu Cache-Zeilen, was letztlich der Effizienz des Verfahrens zutriglich ist.
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U.U. wire es sogar sinnvoll, ganz von der Betrachtung von Prozeduren Abstand zu nehmen, und sich nur
noch auf die Grundbltcke zu konzentrieren.

Eine weitere Verbesserung liefle sich aus der Information gewinnen, ob die Anzahl der Aufrufe von
einer Prozedur A an eine Prozedur B zeitlich dicht oder verteilt stattfinden. Je weniger dicht die Aufrufe
erfolgen, desto weniger wichtig ist es, Cache-Konflikte zu vermeiden. Dariiberhinaus wire die Betrachtung
von mehr als nur von Ein-Generation-Cache-Konflikten ein wichtiger Verbesserungsschritt. Dazu miisste
die Struktur des Aufrufgraphen grundsitzlich geindert werden.

3.6 Ergebnisse

Zu Testzwecken wurde der vorgestellte Algorithmus, der in der Bindephase des Ubersetzens anzuwenden
ist, in den gce2.7.2-Ubersetzer eingebaut. Die Testprogramme wurden dem SPEC95-Benchmark entnom-
men. Fiir die Protokollierung von Programmliufen und simulative Tests wurde das Simulationswerkzeug
ATOM von DEC verwendet.

Wie sich ergab, kann der vorgestellte Algorithmus tatséichlich erhebliche Verbesserungen der Cache-
Ausnutzung bewirken. Besonders effizient wirkt er sich dort aus, wo die Grofle des Aufrufgraphen der
frequentierten Prozeduren grofler als der Cache-Speicher ist und eine gewisse Komplexitét erreicht.

Im Ganzen werden die Cache-Fehlzugriffe damit um durchschnittlich 40 % reduziert. Verglichen mit
fritheren Arbeiten wird eine durchschnittliche Reduktion der Fehlzugriffsrate um 17 % erzielt.

4 Seitenanordnung in Multiprozessorsystemen

Die folgenden Ausfithrungen referieren die Arbeit von E. Bugnion, J.M. Anderson, T.C. Mowry, M.
Rosenblum und M.S. Lam aus dem Jahre 1996 ([3]).

4.1 Grundlagen und Idee

Parallelisierung bietet neue Moglichkeiten, die Leistung von Rechensystemen zu verbessern. Die Entwick-
lung hat heute dazu gefiihrt, dass man Programme automatisch parallelisieren kann. Dieser Fortschritt
kann aber nur dann wirklich ausgenutzt werden, wenn das Speicherverwaltungssystem den Anforderun-
gen parallelisierter Programme gewachsen ist. Die Seitenabbildungsstrategien heutiger Betriebssysteme
wurden fiir Ein-Prozessor-Systeme entworfen, bei denen ein Prozessor auf alle Daten zugreift. In einem
Multiprozessorsystem jedoch greift jeder Prozessor oft nur auf eine Teilmenge von Daten zu. Auf diese
Weise kommt es zu einer sehr einseitigen Nutzung des Cache-Speichers, bei der manche Teile desselben
iiberlastet und manche kaum genutzt werden.

Abhilfe soll die hier vorgestellte {ibersetzergesteuerte Seitenanordnungsstrategie fiir Multiprozessor-
systeme schaffen (Compiler-Directed Page Coloring for Multiprocessors, CDPC). Dieses Verfahren macht
zur Ubersetzungszeit Vorhersagen iiber die Zugriffsmuster eines konkreten parallelisierten Programmes.
Diese Information wird an das Betriebssystem weitergegeben, das dann die Daten im Hauptspeicher
Cache-optimal anordnen kann. Dies geschieht iiber eine geeignete Abbildung des virtuellen Adressraumes
auf den physikalischen Adressraum des Hauptspeichers.

4.2 Betriebssysteme: Grundlagen

Herkommliche Betriebssysteme ordnen den einzelnen Seiten des physikalischen Hauptspeicheradressrau-
mes Farben zu, wobei jede Farbe einer Cache-Zeile entspricht. Haben zwei Seiten dieselbe Farbe, so
werden sie auf dieselbe Cache-Zeile abgebildet, sind also zwei potentielle Cache-Konflikt-Partner. Tritt
ein Seitenfehler auf — kein Cache-Fehlzugriff! — so muss das Betriebssystem die Seite in den Hauptspei-
cher nachladen. Dabei ist es frei darin, zu entscheiden, an welche Stelle die Seite geladen wird. Um
eine Cache-optimale Entscheidung zu treffen, gibt es grundsétzlich zwei Verfahren, diejenige Farbe zu
bestimmen, die die zu allokierende Seite bekommen sollte: Seitenfirbung (page coloring, angewandt in
SGI-Unix IRIX und Windows NT) und bin hopping (wortlich: “Eimerspringen”, angewandt in Digital
Unix). Seitenfirbung versucht, lokal zusammengehérige Seiten benachbarten Farben zuzuordnen, um so
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durch rdumliche Lokalitéit der Daten Cache-Konflikte zu vermeiden. bin hopping dagegen geht die Farben
in der Reihenfolge durch, in der Cache-Fehlzugriffe auftraten, und versucht so, durch zeitliche Lokalitét
Cache-Konflikte zu vermeiden. Dabei entsteht in einem Multiprozessorsystem das Problem, dass bei kon-
kurrierenden Seitenfehlern im Kern des Betriebssystems ein Wettrennen um die Seiten beginnt, das zu
unvorhersehbaren Leistungseinbuflen fiithren kann.

4.3 Der Algorithmus

Der Algorithmus besteht im wesentlichen aus zwei Teilen. Zuniichst werden zur Ubersetzungszeit In-
formationen iiber die Zugriffsmuster des parallelisierten Programmes gewonnen, worauf aus diesen zur
Laufzeit Hinweise zur Farbung der Seiten fiir das Betriebssystem generiert werden.

Als erstes werden diejenigen Daten, die von einem Prozessor zugegriffen werden, im virtuellen Adressraum
zusammenhéngend angeordnet (soweit moglich). Dann werden die einzelnen parallel ausfiihrbaren Pro-
grammteile den jeweiligen Prozessoren statisch zugeordnet. Dadurch werden die Zugriffsmuster der Pro-
zessoren vorhersagbar. Folgende Informationen werden gewonnen:

e Reihungspartitionierung. Allgemeine Informationen {iber die Reihungen sowie die Information, wie
die Bearbeitung einer Reihung in einer parallelen Schleife auf die einzelnen Prozessoren verteilt
wird.

¢ Kommunikationsmuster. Kommunikation wird hier verstanden als die Zugriffe zweier Prozessoren
auf dasselbe Datum, von denen der erste schreibend ist.

e Gruppenzugriffsinformation. Alle Paare von Reihungen werden registriert, die zusammen in einer
Schleife bearbeitet werden.

Zur Laufzeit werden nun die Hinweise zur Farbung der Seiten generiert. Die Farbungsstrategie verfolgt
zwei Ziele:

e Die Daten, die von einem Prozessor zugegriffen werden, sollten moglichst zusammenhéngend im
physikalischen Adressraum angeordnet werden. Dies fiihrt offensichtlich zur Vermeidung von Cache-
Konflikten.

e Die Anfangsstellen von Reihungen, die zeitlich dicht von ein und demselben Prozessor zugegriffen
werden, sollten verschieden geférbt sein. Der Grund dafiir ist, dass beim Zugriff auf zwei Reihungen
oft der Fall vorliegt, dass fiir den Zugriff auf die Stelle i der einen Reihung ein Zugriff auf die Stelle
i+c der anderen Reihung erfolgt, wobei c eine kleine Konstante ist.

Zum weiteren Verstindnis seien folgende zwei Definitionen gegeben: Ein einheitliches Zugriffssegment
ist eine Menge von Seiten innerhalb derselben Reihung, die von einer konstanten Menge von Prozessoren
zugegriffen werden. Jedes Datum wird somit eindeutig einem einheitlichen Zugriffssegment zugeordnet.
Einheitliche Zugriffsmengen dagegen bestehen aus der Vereinigung von einheitlichen Zugriffssegmenten,
die von ein und derselben Prozessormenge zugegriffen werden. Auch hier herrscht Eindeutigkeit in der
Zuordnung. Der virtuelle Adressraum jeder Reihung wird nun in maximale einheitliche Zugriffssegmente
aufgeteilt.

Der nun folgende Hauptteil des Algorithmus besteht aus fiinf Schritten, die anhand von Abb. 7
veranschaulicht werden:

1. Bildung der einheitlichen Zugriffsmengen (unzusammenhingend).
Dies erfolgt durch ein simples Verfahren: Der Adressraum, der zuniichst als eine einzige einheitliche
Zugriffsmenge betrachtet wird, wird an den Grenzen der Reihungen und bei den Wechseln von Zugriffs-
mustern innerhalb einer Reihung geteilt, entsprechend der vorberechneten Information. Am Beispiel: In
(a) bilden die Speicherzellen 0-7 und 8-13 jeweils eine Reihung. Also wird zwischen diesen eine Grenze
gesetzt. Ausserdem wechselt an den farblich unterschiedenen Stellen das Zugriffsmuster: Auch hier werden
die Grenzen entsprechend zwischen den Zellen 3 und 4, 5 und 6, 10 und 11 und 11 und 12 gesetzt.
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Abbildung 7: Der CDPC-Algorithmus

Die einheitlichen Zugriffsmengen werden nun von aussen nach innen sortiert:

2. Zusammenhingende Anordnung der einheitlichen Zugriffsmengen.
Mithilfe eines Graphalgorithmus werden nun die voneinander noch getrennten Teile der einzelnen Zu-
griffsmengen zusammenhéngend angeordnet. Das Beispiel veranschaulicht dies in (b).

3. Einheitliche Zugriffssegmente innerhalb der einheitlichen Zugriffsmengen zusammenhingend ord-
nen.
Wiederum mithilfe eines Graphalgorithmus werden die voneinander getrennten Teile der einzelnen Zu-
griffssegmente zusammenhingend angeordnet, so dass zusammengehorige Reihungsteile innerhalb einer
einheitliche Zugriffsmenge wieder nebeneinander im Zusammenhang stehen. Ausserdem werden Reihun-
gen, die nach der vorberechneten Gruppenzugriffsinformation (s.o.) zusammen bearbeitet werden, neben-
einander angeordnet. Im Beispiel entfillt der Schritt 3, da diese Ordnung schon besteht.

4. Ordnen der Seiten innerhalb eines einheitliche Zugriffssegmentes.

Ziel ist es, fiir die Anfinge der Reihungen mdoglichst verschiedene Farben zutreffen zu lassen. Dies wird
dadurch erzielt, dass man die Reihungen bzw. Reihungsteile zunéchst innerlich aufsteigend sortiert, sie
dann aber nicht mit ihrem ersten Element in der ersten Speicherzelle abspeichert. Vielmehr wird die
Sequenz der Reihungselemente als ein geschlossenes Band aufgefasst, bei dem der Nachfolger des letzten
Elementes wieder das erste Element ist. Bei jeder Reihung, die zu allokieren ist, wird also nicht das
erste Element an die erste Stelle gesetzt, sondern bei jeder néchsten zu allokierenden Reihung das jeweils
nichste Element. An unserem Beispiel: Die Reihung 0-1-2-3 wird mit ihrem ersten Element 0 an der ersten
Stelle allokiert (c). Da sich nun in dieser einheitlichen Zugriffsmenge noch ein weiterer Reihungsanfang
befindet, wird diese Reihung nicht mit seinem ersten, sondern mit seinem zweiten Element an erster Stelle
allokiert: 9-10-8.

5. Belegung der Seiten mit Farben.
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Reihum werden nun die Farben an die virtuellen Seiten verteilt. Im Beispiel: (d).

4.4 Ergebnisse

Die Testreihen wurden mit dem Simulationswerkzeug SimOS vorbereitet, auf dem IRIX 5.3 und SGI-
Unix ausgefiihrt wurden. Modelliert wurde ein 400-MHz-R4400-Prozessor mit geteiltem 2-fach satz-
assoziativem Cache-Speicher von 32 KB bzw. einem direktabgebildeten Cache-Speicher von 1 MB. Gete-
stet wurde auf einem 8-CPU DEC AlphaServer 8400 mit 350 MHz 21164-Prozessoren. Als Testprogramme
dienten Teile des SPEC95fp-Benchmark.

Die Implementierung in die jeweiligen Betriebssysteme gestaltete sich denkbar einfach. Zusétzlich
zum vorgestellten Algorithmus wurde ausserdem eine Ausrichtung der Daten an den Cache-Zeilen-Abbil-
dungsgrenzen sowie eine Aufficherung der Datenstrukturen vorgenommen.

Die Testergebnisse zeigen, dass CDPC sowohl die Seitenfirbungs- als auch die bin hopping-Strategie
iibertrifft. Bei Ausfithrung von SPEC95fp-Programmen auf einem AlphaServer mit 8 Prozessoren konnte
eine Beschleunigung von 8 % gegeniiber bin hopping und eine Beschleunigung von 20 % gegeniiber der
Seitenfirbungsstrategie erzielt werden.

Seine besonderen Stirken hat das Verfahren bei der Reduzierung von Ersetzungsfehlzugriffen, also bei
der Verhinderung einer vorzeitigen Verdringung von Daten aus dem Cache-Speicher.

CDPC arbeitet vollautomatisch, ist leicht zu implementieren und kann ohne Probleme in kommerzielle
Betriebssysteme integriert werden. Fiir den SPEC95fp-Benchmark konnte das bisher beste Ergebnis von
57,4 erzielt werden.

4.5 Vorladen als ergéinzende Technik

Fiir kapazitits- oder kommunikationsbedingte Fehlzugriffe ist CDPC nicht geeignet. Das Verfahrens des
Vorladens von Daten bietet sich zur Ergdnzung an. Dieses versteckt die Zeit, die beim Nachladen nach
einem Fehlzugriff ben6tigt wird, indem zu einer speicherzugriffslosen Zeit ein Vorladen von spéter ver-
wendeten Daten erfolgt. Vor allem bei wenigen Prozessoren bringt diese Kombination Erfolge, weil hier
die Anzahl der kapazititsbedingten Fehlzugriffe viel hoher ist als die Anzahl der Cache-Konflikte, also
der Fehlzugriffe aufgrund vorzeitiger Verdringung. Besonders interessant ist, dass CDPC und Vorladen
sich gegenseitig verstirken: Vorladen versteckt die Ladezeit bei Fehlzugriffen, die CDPC nicht verhindern
kann, wihrend CDPC den Datenbus frei hilt, was wiederum das Vorladen begiinstigt. In einem Beispiel
ergab sich aus diesem Synergie-Effekt, dass eine Beschleunigung durch CDPC allein von 29 % und durch
Vorladen allein von 24 % von einer Leistungssteigerung durch CDPC und Vorladen zusammen von 88 %
weit iibertroffen wurde.

5 Zusammenfassung

Es wurde gezeigt, dass mithilfe der Beriicksichtigung der Abbildung vom Hauptspeicher auf den Cache-
Speicher eine erheblich bessere Nutzung des Cache-Speichers erzielt werden kann. Dabei kamen verschie-
denste Techniken zum Einsatz:

e Die Aufficherung von Reihungen
e Die Konzentration auf frequentierte Daten / Programmteile

e Die Unterscheidung von Daten und Programmen

Das Ausnutzen von Vorwissen iiber das Programmverhalten

— durch die Protokollierung des Programmlaufs

— durch die Bestimmung der Zugriffsmuster von Prozessoren

Die Zuordnungsabbildung Hauptspeicher — Cache durch Fiarbung
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e Synergieeffekte

— mit der Optimierung der Kachelgrofie
— mit Vorladen (prefetching)

Durch einfaches Verschieben und Anordnen von Daten nach ebenso einfachen Algorithmen kann der
“Flaschenhals Speicherzugriff” offensiv angegangen werden.
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Seminar - Ausarbeitung V
Felix Schroter

Datenfluflanalyse fiir Arrays

Zusammenfassung

Diese Ausarbeitung fiihrt zuerst in die Kontroll- und Datenflulanalyse im allgemeinen ein. Mit
Hilfe dieser Grundlagen werden dann drei Methoden der DatenfluBanalyse fiir Arrayzugriffe darge-
stellt. Die erste Technik kann bei einer eingeschrinkten Klasse von Programmen die genauen Da-
tenabhingigkeiten und Zugriffsmuster ermitteln. Die zweite Technik konzentriert sich auf die Wie-
derverwendung von Variablen, Arrays oder Abschnitten daraus und ist in der Lage, die begrenzte
Grofle des Datencaches zu beriicksichtigen. Die dritte Technik ist eine Analyse, die eigentlich fiir die
Generierung von Code fiir effizienten Nachrichtenaustausch fiir Parallelrechner mit verteiltem Spei-
cher gedacht ist. Abschlieflend werden Anwendungen der Informationen, die durch die beschriebenen
Datenflulanalysemethoden gefunden werden, motiviert und Erfahrungen mit diesen Anwendungen
dargestellt.

1 Einfiihrung

Ein aktuelles Forschungsgebiet im Ubersetzerbau ist die Verbesserung des Datenzugriffsverhaltens des
generierten Codes, um durch eine hohere Lokalitdt und Verringerung von Konflikten die Nutzung von
Caches zu verbessern. Diese Verbesserungen werden immer wichtiger, da die Diskrepanz zwischen der
Geschwindigkeit der Prozessoren und des Hauptspeichers zunimmt.

Fiir viele Techniken in diesem Bereich sind Informationen iiber den zu optimierenden Code notig oder
niitzlich. Ein Teil dieser Informationen kann durch eine statische Analyse des Programms' gewonnen
werden.

Eine Analyse der Berechnung und Verwendung von Daten in einem Programm nennt man Datenfluf3-
analyse. In giingigen Ubersetzern wird diese meist durchgefiihrt, aufler wenn alle Optimierungen ausge-
schaltet sind. Allerdings betrachten die meisten Ubersetzer Reihungen? als unteilbare Einheit, wodurch
sie gerade im Bereich von Schleifen, aber auch der Wiederverwendung von Daten {iber Schleifengrenzen
hinweg, wesentliche Information verlieren.

Die hier vorgestellten Methoden kénnen verwendet werden, um genauere Informationen iiber Rei-
hungszugriffe gewinnen und diese Informationen anschliefend nutzbringend in der Optimierung einzuset-
zen.

2 Kontroll- und Datenfluflanalyse

In diesem Abschnitt wird ein Uberblick iiber die Datenfluanalyse gegeben. Einfiihrend wird die Kon-
trollflufanalyse eingefiihrt, aber nur soweit sie fiir die spdtere Datenflulanalyse relevant ist.

2.1 KontrollfluBlanalyse

Die Datenfluflanalyse setzt {iblicherweise Informationen iiber den Kontrollflufl voraus. Dazu kénnen wir
einen KontrollfluBgraphen bilden und anschlieend moglicherweise zuséitzliche Informationen tiber den

1d.h. zur Ubersetzungszeit
2deutsch fiir Arrays



2 KONTROLL- UND DATENFLUSSANALYSE 69

Kontrollflufl sammeln. Diese Information wird verwendet, um den Kontrollflu3graphen weiter zu struktu-
rieren und/oder ihn mit zusitzlichen Informationen ,auszuschmiicken, z.B. in Form einer Markierungs-
funktion fiir Ecken und Kanten.

2.1.1 Kontrollflufigraph

Ein Kontrollfluigraph ist ein gerichteter Graph (N, E), bei dem die Ecken die Grundblécke einer Funkti-
on® und die Kanten die méglichen Spriinge zwischen Grundbldcken repriisentieren. Zusitzlich wird eine
Ecke als Anfangsecke ausgezeichnet. Dieser entspricht dem Grundblock, der beim Aufruf der betrachteten
Funktion zuerst ausgefiihrt wird.

Ohne Beschrinkung der Allgemeinheit wird angenommen, dafl es genau eine Anfangsecke ngy gibt
und daf} keine Kante ngy als Ziel hat. Wenn eine Funktion mehr als einen Einsprungpunkt hat, kann
eine kiinstliche Anfangsecke gebildet werden, von dem Kanten zu den Ecken, die die Einsprungpunkte
reprisentieren, gehen. Wenn ng von einer Kante erreicht wird, wird ein leerer Grundblock ny, gebildet,
mit Kante (ng,no). Dann ist nj die neue Anfangsecke mit der gewiinschten Eigenschaft. Aulerdem wird
angenommen, dafl von der Anfangsecke alle Ecken des Graphen erreicht werden kénnen. Wenn dies nicht
der Fall ist, werden alle nicht erreichbaren Ecken entfernt — sie reprisentieren kontrollfluBtoten Code.

2.1.2 Tarjan-Intervalle, Intervallluflgraph

Da Arrayzugriffe oft in Schleifen stattfinden, ist es n6tig, im Kontrollflu§graph Informationen iiber Schlei-
fen aufzubauen.

Eine Darstellung dieser Informationen ist der Intervallfluigraph. Dieser entsteht aus dem Kontroll-
fluBgraph dadurch, dafl die Ecken in Intervalle eingeordnet und die Kanten klassifiziert werden. Dabei
konnen die Intervalle auch geschachtelt sein. Auflerdem werden gegebenenfalls kleine Transformationen
durchgefiihrt, um bestimmte Einschrinkungen zu befriedigen.

Ein Tarjan-Intervall ist eine Menge von Ecken T'(h) mit einem eindeutig definierten Kopf h &€ T'(h),
die einer Schleife im Programmtext entsprechen. Die Schleife wird dabei nur durch h betreten. Bei ge-
schachtelten Schleifen enthélt das Intervall fiir eine &uflere Schleife nicht nur die Kopfe, sondern alle Ecken
der inneren Schleifen.

In dem IntervallfluBgraph gibt es eine Ecke RooT, die als Kopf fiir die gesamte Funktion gilt. Jeder
Ecke n im Graph ist seine Schachtelungstiefe LEVEL(n) zugeordnet. LEVEL(ROOT) ist dabei als 0 definiert.
Mit CHILDREN(n) werden die Elemente m von T'(n) bezeichnet, fiir die LEVEL(m) = LEVEL(n) + 1 gilt.

Die Kanten (x — y) des Graphs werden jetzt wie folgt klassifiziert:

e ENTRY: Kante vom Kopf eines Intervalls in das Intervall hinein: y € T'(x).
e CyCLE: Kante vom Inneren eines Intervalls auf den Kopf: z € T'(y).
e JuMP: Sprung aus einer Schleife heraus: 3h: x € T'(h), y & T'(h) U {h}.

e FLow: Kante zwischen verschiedenen Intervallen (also keine der obigen drei Klassen): Vh : z €
T(h) <y e T(h).

Wir definieren Eppoy als die Menge der FLow-Ecken im Kontrollflugraphen. Analoge Definitionen
gelten fiir die anderen Klassen der Ecken.

Weiter definieren wir die Nachfolgermenge und Vorgingermenge einer Ecke wie folgt: Succ(n) :=
{s|(n,s) € E}, PRED(n) := {p|(p,n) € E}. Mit einem Index konnen die betrachteten Kanten auf eine
bestimmte Klasse eingeschrinkt werden.

In dem Beispiel von Abbildung 1 sind die Ecken (1 — 2), (2 — 3) und (6 — 7) ENTRY-Ecken, die
Ecken (4 — 1) und (8 — 6) CycCLE-Ecken. Die restlichen Ecken sind FLow-Ecken. In diesem Beispiel
kommen also keine JumP-Ecken vor.

Wenn ein IntervallfluBgraph durchlaufen wird, werden zwei Paare von Teilordnungen definiert:

3in dieser Ausarbeitung Synonym zu ,Prozedur®
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do 1, n 1 3
enddo
. = b(j) > 4
enddo |call bar | b(3) |

call bar (a)
dok =1, n
.= a(l,

. I
|
j = : 2
RV SN i  m E5X s o FEVE

... = a(i, j) |
]

I

I

k)

T(1)={273,4}
T2)={3}
T6)={7.8}

Abbildung 1: Beispiel fiir Intervallflu3graphen

e VORWARTS/RUCKWARTS: Bei einer FLow-/Jump-Kante (n1,n2) wird bei der VORWARTS-Reihen-
folge ny vor ny besucht, bei RUCKWARTS umgekehrt.

e ABSTEIGEND/AUFSTEIGEND: Fiir ny,ns € N mit ny € T'(ny) wird bei einer ABSTEIGENDen Rei-
henfolge ny, bei einer AUFSTEIGENDen no zuerst besucht.

Diese Teilordnungen sind orthogonal. Wenn also zwei Ecken ny und ns in der einen Ordnung (VOR-
WARTS oder RUCKWARTS) vergleichbar sind, sind sie in der anderen (ABSTEIGEND oder AUFSTEIGEND)
ungeordnet und umgekehrt. Also kénnen diese Ordnungen kombiniert werden.

2.2 Datenflufigleichungen

Nachdem die Kontrollflulanalyse abgeschlossen ist, kann die eigentliche Datenflulanalyse erfolgen.

Eine Methode ist, Datenflufigleichungen aufzustellen. Dabei wird eine Menge U vorgegeben, die das
Universum des Datenflulproblems genannt wird. Aulerdem gibt es eine Reihe von Abbildungen f; : N —
2V Diese Abbildungen werden dann durch ein Gleichungssystem definiert — die DatenfluBgleichungen.

Normalerweise werden einige dieser Abbildungen durch bestimmte Ergebnisse lokaler Analyse (d.h.
auf den einzelnen Grundblock beschrinkt, ohne Betrachtung des Kontexts) bestimmt. Die Datenflufiglei-
chungen stellen dann oft ein Fixpunktproblem dar. In manchen Fillen sind die Gleichungen jedoch durch
eine geschickte Auswertungsreihenfolge ohne Fixpunktiteration in einem Durchlauf zu 16sen.

Ein sehr einfaches Beispiel:

UsEn(ng) = 0 (3)

Usin(n) = |J UsEou(p) (4)
(p,n)EE

USEour(n) = UsEn(n) U USELocar(n) (5)

Das Universum U ist die Menge aller Variablen, die in der untersuchten Funktion definiert sind. Die
Abbildung USE_ocar gibt an, welche Ecken in dem gegebenen Grundblock zugegriffen werden.

Dann gibt die Losung Usg(n) des Problems an, welche Variablen in der Funktion benutzt worden
sein kénnen, wenn der Anfang des Grundblocks n erreicht wird. Die Abbildung USEqyr(n) gibt dasselbe
fiir das Ende des Grundblocks an.

Dieses Gleichungssystem kann so, wie es hier geschrieben ist, nur dann in einem Durchlauf gelost
werden, wenn keine Schleifen vorhanden sind.
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Wenn Schleifen, also Zyklen im Kontrollflulgraphen, vorhanden sind, miissen wir jedoch eine Fix-
punktiteration vornehmen. Dies wird in dem Beispiel aus Abbildung 2 gezeigt.

Abbildung 2: Beispiel fiir Datenflulgleichungen

In dem Beispiel ist U = {i,n,a,b,c} (£ sei eine Funktion). Die lokale Analyse ergibt: USE ocar(1) =
{i,n}, USErocaL(2) = {a,b,i} und USEocar(3) = {c,i}. Eine endgiiltige Berechnung fiir Usgn(1) ist
nicht moglich, da USEeyr(3) noch nicht bekannt ist. Jedoch wird UsEgn (1) benétigt, um USEqyr(1) =
UsEn(2), damit USEqyr(2) = USE(3) und damit USEqur(3) zu berechnen. Deshalb miissen wir eine
Fixpunktiteration durchfiihren. Dabei nehmen wir zunéchst an, dafl die bisher nicht bekannten Werte die
leere Menge sind.

Im Beispiel ergibt sich bei der ersten Iteration:

o Usen(1l)=10

USEoyr(1) = {i,n}

UskEn(2) = {i,n}

USEour(2) = {a, b,i,n}

Usen(3) = {a,b,i,n}
e USEour(3) = {a,b,c,i,n}.

Die zweite Iteration ergibt dann die Losung wie folgt:
o Usen(l) = {a,b,c,i,n}.

In diesem Beispiel sind dann alle anderen Lésungsmengen gleich, da UsE(1) jetzt das ganze Universum
umfafit und in den Datenflufigleichungen nur Mengenvereinigungen auftreten.

2.3 Interprozedurale Analyse

Die intraprozedurale Analyse geht davon aus, dafl die Grundblocke leicht zu analysieren sind. Dies ist
jedoch unter anderem fiir Funktionsaufrufe so nicht der Fall. Es gibt mehrere Ansitze, dieses Problem zu
behandeln:

e Der pessimistische Ansatz: Bei einem Prozeduraufruf wird fiir den Grundblock, in dem die Prozedur
aufgerufen wird, stets das ,schlechteste* angenommen. Wenn zum Beispiel untersucht wird, welche
Definitionen eine Variablenreferenz erreichen kénnen, wird davon ausgegangen, dafl die Prozedur
die Variable modifizieren und damit eine vorhergehende Definition ungiiltig machen kann — es sei
denn, die Variable kann fiir keine aufgerufene Prozedur zugreiftbar sein.

e Vollstindige Expansion: An allen Stellen, wo eine Prozedur aufgerufen wird, wird deren Definition
eingesetzt. Dies ist nur moglich, wenn die Prozedurdefinition dem Ubersetzer bekannt ist und keine
direkte oder indirekte Rekursion auftritt. Auflerdem fiihrt diese Methode zu einer starken Vergrofie-
rung des Codes und zur wiederholten Analyse der selben Codestiicke. Dafiir ist diese Methode so
exakt wie moglich.
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e Ein Durchlauf: Jede Prozedur im Programm wird genau einmal analysiert. Dabei wird das Wissen
verwertet, was iiber frither analysierte Prozeduren gewonnen wurde. Bei Aufrufen von noch nicht
analysierten Prozeduren miissen wieder pessimistische Annahmen getroffen werden. Die Reihenfolge
der Analyse bestimmt, wie prizise diese Methode ist. Wenn zum Beispiel keine Rekursion auftritt,
kann man eine topologische Sortierung des Aufrufgraphen benutzen, um aufgerufene Prozeduren
vor den aufrufenden zu analysieren.

e Iterative Analyse: Nach einem Durchlauf der Analyse werden die Prozeduren erneut analysiert,
wobei iiber aufgerufene Prozeduren nun mehr Information vorliegt. Die Prozeduren werden so oft
analysiert, bis sich die Ergebnisse der Analyse stabilisieren.

e Symbolische Analyse: Statt fiir Prozeduren bestimmte Fragen mit einem Bit zu beantworten (z.B.
»Modifiziert die Prozedur die Variable x7%), wird die Antwort symbolisch als logischer Ausdruck
gegeben. Die Variablen in diesem Ausdruck entsprechen den Informationen iiber den Kontext, in
dem die Prozedur aufgerufen wird, und die entscheiden, ob die Frage mit ja oder nein zu beantworten
ist.

e Gemischte Strategien: Dabei werden mehrere Ansétze kombiniert. Ein Beispiel ist, dafl externe
Prozeduraufrufe pessimistisch analysiert werden, withrend fiir Prozeduren, die in der selben Uber-
setzungseinheit definiert sind, eine der anderen Methoden oder eine Kombination eingesetzt wird,
zum Beispiel Expansion fiir kurze Prozeduren und Ein-Durchlauf-Analyse fiir die anderen.

Bei manchen rekursiven Prozeduren kann die Analyse dadurch erleichtert werden, dafl sie wihrend
der Analyse in ihr iteratives Aquivalent umgeschrieben werden.

In der Wiederverwendungsanalyse, die in Abschnitt 3.2 vorgestellt wird, wird auch eine Strategie fiir
die interprozedurale Analyse angerissen.

3 DatenfluBanalyse fiir Arrays

Nach der Einfiihrung in Abschnitt 2 wird nun das eigentliche Thema dieser Ausarbeitung besprochen. Die
meisten herkommlichen Ubersetzer betrachten Reihungen als unteilbare Einheiten. In dem Codestiick

a(l) = ...
a(2) = ...
.= ..o a()

wird daher zum Beispiel nicht unbedingt erkannt, da§ die Definition fiir a(1) aus der ersten Zeile in der
dritten noch giiltig ist, da der Ubersetzer annimmt, dafl die Zuweisung von a(2) in der zweiten Zeile
das ganze Array modifiziert. Auf diese Weise wird eine Optimierung behindert, die sonst den Code der
dritten Zeile mit Hilfe der Kenntnis {iber die rechte Seite in der ersten Zeile moglicherweise verbessern
konnte.

Auch fiir Zwecke der automatischen oder halbautomatischen Parallelisierung von Programmen sowie
der Optimierung des Cache-Verhaltens eines Programms sind genauere Informationen {iber Arrayzugriffe
und Zugriffsmuster, wenn die Zugriffe in Schleifen stattfinden und die Indizes von den Schleifenzihlern
abhéngen, von groflem Nutzen.

Im folgenden werden drei verschiedene Ansétze der DatenfluBanalyse vorgestellt, die auch Arrayzu-
griffe analysieren.

3.1 Exakte Datenabhingigkeiten

Die Datenfluanalysetechnik, die in [Feal] vorgestellt wird, kann im Vorhandensein von Schleifen die
genauen Abhingigkeiten von Reihungszugriffen feststellen, allerdings unter deutlichen Einschrinkungen
in der Quellsprache.
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Die Analysetechnik von Feautrier konzentriert sich auf die DatenfluBabhingigkeiten®, zumal die an-
deren Abhingigkeiten durch Variablenumbenennung oder -expansion eliminiert werden kénnen.

3.1.1 Einschrinkungen in der Quellsprache

Um eine exakte Analyse zu ermoglichen, wird die Quellsprache eingeschriinkt: Als Datentypen sind nur
ganze Zahlen, Gleitkommazahlen und n-dimensionale Reihungen von diesen zugelassen. Einfache Anwei-
sungen sind die Zuweisungen von Skalaren und Reihungen. Die Kontrollstrukturen sind die Sequenz und
Zahlschleifen. Die Ausdruckssyntax wird um bedingte Ausdriicke der Form

if <boolean expression> then <expression> else <expression>

erweitert. Insbesondere fehlen gotos, bedingte Anweisungen, while-Schleifen und Prozeduren.

Ein Programm hat statische Kontrolle, wenn die Grenzen fiir Schleifenzéhler nur von Strukturkon-
stanten®, numerischen Konstanten oder #ufleren Schleifenzihlern abhéingen.

Die hier vorgestellte Technik schrénkt die Programme auf statische Kontrolle ein. Zusétzlich miissen
die Schrittweite der Schleifen 1 sein, die Grenzen von Schleifen und Indizes fiir Reihungen affine Funk-
tionen von den Schleifenzihlern und Strukturkonstanten sein. Wenn bei Zihlschleifen die untere Schlei-
fengrenze grofler als die obere ist, wird die Schleife nicht ausgefiihrt.

Es wird angenommen, dafl das Programm korrekt ist, insbesondere dafl die Indizes fiir Reihungen
innerhalb der Indexgrenzen liegen. Damit haben alle Zugriffe auf ein Reihungselement den selben Index-
vektor.

3.1.2 Sequenzpridikat

Jede Anweisung (einfache und zusammengesetzte) erhiilt einen eindeutigen Namen. Da die einzige Kon-
trollstruktur, die mehrfache Ausfithrung von Anweisungen erlaubt, die for-Schleife ist, kann eine Aus-
fithrung einer Anweisung durch eine Anweisungskoordinate, nimlich das Paar (r, @) beschrieben werden,
wobei r der Name der Anweisung und @ der Iterationsvektor ist. Der Iterationsvektor ist dabei ein Vektor
mit so vielen Elementen wie die Schachtelungstiefe, in der die Anweisung r auftritt. Die Komponenten
entsprechen den Werten der Schleifenzihler der Schleifen, in denen r enthalten ist.

Eine Anweisungskoordinate (r, @) ist dann giiltig, wenn die Dimension von @ gleich der Schachtelungs-
tiefe der Schleifen, in denen 7 enthalten ist, ist und alle Koordinaten von @ innerhalb den entsprechenden
Schleifengrenzen liegen.

Diese Bedingungen lassen sich als Gleichung der Form €&,.(@) > 0 schreiben, wobei €, eine von der
Anweisung r abhéngige vektorwertige affine Funktion ist und > bedeutet, dafi alle Komponenten die
Relation erfiillen miissen.

Man kann nun fiir alle Anweisungen den Iterationsbereich definieren. Der Iterationsbereich der Anwei-
sung r ist die Menge der giiltigen Iterationsvektoren fiir r. Dies ist eine Teilmenge eines n-dimensionalen
Vektorraums, wenn n die Dimension des Iterationsvektors ist. Genauso kann man fiir Reihungszugriffe
den Datenraum definieren, néimlich als die Menge der Indexvektoren, die der gegebene Zugriff durchliuft.
Dies ist eine Teilmenge eines k-dimensionalen Vektorraums, wenn k£ die Dimension der Reihung ist.

Um das zeitliche Verhalten zu beschreiben, definieren wir das Sequenzpradikat: (r,@) < (s, l_;) Dies
bedeutet, dal Anweisung r mit Iterationsvektor @ vor Anweisung s mit Iterationsvektor b ausgefiihrt
wird. Auflerdem soll T}.; genau dann wahr sein, wenn r textuell vor s im Programm steht.

Wenn nun r und s nicht in Schleifen auftreten, dann gilt:

() < (s,[) =Ths -

-

Nun nehmen wir an, r und s seien die selbe Anweisung. Dann gilt, dal (r,@) < (r,b) genau dann,
wenn @ lexikographisch vor b kommt,.

4 Auch Producer-Consumer-Abhingigkeiten genannt
5Konstanten, die einmal definiert werden, zum Beispiel durch Eingabeanweisungen



3 DATENFLUSSANALYSE FUR ARRAYS 74

Fiir den allgemeinen Fall definieren wir N, als die maximale Tiefe der Schleifenschachteln, in denen
r und s gemeinsam enthalten sind. In dieser Schachtel gibt es Anweisungen r’ und s, worin r bzw. s
textuell enthalten sind. Offensichtlich gilt:

(r,@) < (s,0) = (r',@[1...Nys]) < (s',B[1...Nps]).

Wenn nun @[1...N,,] ungleich B[1...N,,] ist, gehdren (r,@) und (s,b) zu verschiedenen Iterationen
von t. In diesem Fall wird die Ordnung durch die lexikographische Ordnung von @[l ... Ny,,] und b[1 . .. N,.,]
gegeben. Wenn die Vektoren jedoch gleich sind, wird die Sequenzierung durch die textuelle Ordnung, also
Tyrg = T,s festgelegt. Zusammen:

- -

(r,@) < (s,b) =a@[l... Ny € 5[1 oo Nys]V(@[1...Nps] = b[1...Nps] ATys) .
Also reicht die Kenntnis von N,s und T} aus, um die Sequenz aller Anweisungen im Programm zu
kennen.
3.1.3 Datenflulanalyse

Wenn in einer Anweisung (¢,b) eine Reihung M zugegriffen wird mit dem Indexvektor §(b), suchen wir
dazu nun die Anweisung, die diesen Wert berechnet. Dazu betrachten wir alle Anweisungen s;, die einen
Wert fiir M produzieren, mit ihren Iterationsvektoren @;. s; ist von der Form

Die Quelle ist eine Anweisungskoordinate, die in Abhéngigkeit von b angibt, wo der zugegriffene Wert
produziert wird. Die Abbilding von b auf diese Quelle nennen wir Quellfunktion von M [g(b)].

Wenn nun die Quelle von M[g(b)] eine Instanz von si ist, gibt es ein eindeutiges @;, so daf} die Instanz
(si,@;) ist. Dieses d; ist eine Funktion von b die wir Ks + nennen. Die tatsichliche Quelle ist dann die
spéteste Anweisung (s;, K,¢(b)). Der Wert fiir i kann natiirlich von b abhéingen und K, kann fiir einige
Werte von b undefiniert sein. Die undefinierte Anweisung schreiben wir L. Fiir alle (r, &) gilt L < (r, ).

Die Bedingungen fiir K., (b) sind:

o (54, K4,(b)) muB einen Wert fiir M[g(b)] berechnen:

o (si, Ks,4(b)) muB vor (¢,b) kommen:
(i Kt (B)) < (8,D)
e K,.;(b) muB eine giiltige Koordinate sein:
&5, (K50(b) > 0

e (si,K,,4(b)) muB die spéteste Koordinate sein, die die obigen Bedingungen erfiillt:

— - -

Fi(@) = GB) A (si,1) < (£,B) A&, (1) > 0= 1 < Ky (b)

Wenn max¢ das lexikographische Maximum bedeutet, ist

}?Sit(g) = MaXg Q&t(g) )

6« ist die lexikographische Ordnung von Vektoren
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wobei @s;¢ die Menge
Qs = {ulfi(@) = §(b), (si,@) < (¢,0),€5, (@) > 0}

ist und das lexikographische Maximum der leeren Menge die undefinierte Anweisung L ist.

Da sich die lexikographische Ordnung und damit auch das Sequenzpridikat als logische Verkniipfung
von linearen Gleichungen und Ungleichungen ausdriicken li8t, bilden die Anweisungen die den ersten
drei der obigen Bedingungen entsprechen, eine Menge, die durch ein System von linearen Gleichungen
und Ungleichungen beschrieben wird. Von dieser Losungsmenge suchen wir das Maximum beziiglich
des Sequenzpriidikats. Damit wird letztendlich eine Instanz eines Parametric Integer Programs (PIP)
beschrieben.

Ein Losungsalgorithmus fiir diese Parametric Integer Programs wird im Anhang von [Feal] vorgestellt.
In [Fea2] wird Parametric Integer Programmming allgemein behandelt.

3.2 Wiederverwendung

Bei der Wiederverwendungsanalyse, wie sie in [Coo] beschrieben wird, wird mit Hilfe von Datenfluf}-
gleichungen die Wiederverwendung von Werten (Skalaren, Reihungen oder Teilen davon) analysiert. Ein
besonderes Augenmerk wird auf die Wiederverwendung iiber Schleifengrenzen hinaus gelegt.

Die Analyse erfolgt mit Hilfe von Datenfluf3gleichungen in einem Tarjan-Intervallflulgraphen. Das
Universum U ist die Menge aller Datenzugriffsdeskriptoren, hier kurz als Deskriptoren bezeichnet. Ein
Deskriptor reprisentiert den Zugriff (schreibend oder lesend) auf einen Skalar, ein Reihungselement oder
einen Abschnitt in einer Reihung.

Fiir die DatenfluBanalyse brauchen wir bestimmte Abbildungen von der Menge der Grundblocke auf
die Potenzmenge des Universums U sowie Gleichungen, deren Losung diese Abbildungen definiert.

Durch lokale Analyse wird jedem Grundblock n eine Menge von Deskriptoren GENpyr(n) zugeordnet,
die die Zugriffe in diesem Grundblock beschreiben. Der Kontrollfluligraph wird so transformiert, dafl nur
eine CycLE-Kante einen Intervallkopf erreicht und dafl von diesem nur eine ENTRY-Kante ausgeht.” Mit
LASTCHILD(n) ist fiir einen Intervallkopf n die Ecke bezeichnet, von der die CYCLE-Ecke ausgeht, die n
erreicht. Mit HEADER(n) bezeichnen wir Kopf des Tarjan-Intervalls, das n am engsten umfaft.

GENy(n) = N\ GENou(p) (6)
pEPREDF(n)
[ GENgyr(LAsTCHILD(n)) wenn n Intervallkopf
GENoo(n) - = { GENpr(n) sonst (@)
GENgur(n) = GENR(n)V GENyoe(n) (8)
REACHN(HEADER(n)) PREDg(n) # 0
REACHN(n) = A REACHour(p) sonst )
pEPREDF(n)
REACHour(n) = REACHK(n)V GENLoc(n) (10)

Abbildung 3: Datenflufigleichungen fiir die Wiederverwendungsanalyse

Die Datenfluigleichungen sind in Abbildung 3 gezeigt. Dieses Gleichungssystem kann in einem Durch-
lauf geldst werden, indem zuerst die Gleichungen (6), (7) und (8) in AUFWARTS-VORWARTS-Reihenfolge,
dann die Gleichungen (9) und (10) in ABWARTS-VORWARTS-Reihenfolge ausgewertet werden.

Die letztendlich interessante Abbildung ist REACH (n). Diese Menge sagt aus, welche Reihungsab-
schnitte auf allen Pfaden von ROOT bis zum Beginn von n schon benutzt wurden. Die Hilfsabbildung
GEN(n) gibt an, welche Abschnitte auf allen Pfaden vom Anfang des Intervalls, das n enthilt, bis zum
Anfang n verwendet werden. GENyoc(n) gibt an, welche Abschnitte in n, oder wenn n Intervallheader

"Es werden kiinstliche Ecken im Intervallfluigraph entsprechend eingefiigt.
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ist, {n} U T(n), verwendet werden. GENoyy ist die Kombination von GENp und GENpoc. Ahnlich ist
REACHqyr die Kombination von REACH;y und GEN;o¢.

Wenn wir einfach beliebige Wiederverwendung analysieren wollen, kénnen die Operatoren V und A
als Mengenvereinigung bzw. Durchschnitt implementiert werden.

Um jedoch Cache-Effekte zu beriicksichtigen, miissen die Operatoren entsprechend modifiziert wer-
den. Dazu wird das Universum fiir die Datenfluflanalyse so modifiziert, daf} die Elemente nicht mehr die
Deskriptoren sind, sondern Paare aus Deskriptoren und einer Altersangabe. Das Alter eines Reihungsaus-
schnitts soll der Anzahl der Cache-Misses entsprechen, die héchstens aufgetreten sind, seitdem das erste
Element des Ausschnitts in den Cache gebracht wurde. Die Ausschnitte in den GEN;yr-Mengen bekommen
das ,, Volumen“ der Ausschnitte als Alter zugewiesen. Das Volumen ist z.B. die Anzahl der Cache-Zeilen,
die fiir diesen Ausschnitt benotigt werden. Wenn sich ein Ausschnitt mittels der Datenflugleichungen
iiber das Programm ausbreitet, wird das Alter um das Volumen des durchlaufenen Grundblocks erhéht.
Das Volumen des Grundblocks ist z.B. die Anzahl der Cache-Misses in dem durchlaufenen Codestiick.
Ab einer bestimmten Schwelle, z.B. der Cache-Grofle, wird der Ausschnitt dann als ,tot“ angesehen und
aus den Mengen gestrichen.

In dieser Analyse werden die Effekte begrenzter Cache-Assoziativitit nicht préizise analysiert. Statt-
dessen werden sie dadurch angen&hert, daBl mit einer kleineren effektiven Cache-Gréfle gerechnet wird.
Die tatsédchliche Cache-Grofie wird mit 1 — QLS multipliziert, wobei S die Assoziativitit des Caches angibt.

procedure FiniteCache-V
inputs: IN (GEN;y/REACH;y-Menge),
LOC (GENpoc-Menge)
outputs: OUT (GENoyr/REACHq-Menge)
begin
volume < 0, R < 0
forall x € LOC:
if 3y € IN, y in x enthalten then
R+ RU{y}
else
volume < volume + Volumen von x
endif
endfor
OUT + LOCU (IN\ R)
forall x € OUT:
Alter von x um volume erhéhen
x von OUT entfernen, wenn Alter die Grenze iiberschreitet
endfor
end

Abbildung 4: Implementierung des Operators V

Ein Algorithmus zur Berechnung des Operators V fiir endliche Caches ist in Abbildung 4 dargestellt.

Der Operator A ist weiterhin der Durchschnitt der Abschnitte in den einzelnen Mengen. Wenn ein
Abschnitt in beiden Mengen mit unterschiedlichem Alter vorkommt, wird das héhere Alter iibernommen.

In diesem Ansatz zur Wiederverwendungs-Analyse kann der interprozedurale Aspekt relativ einfach
beriicksichtigt werden. Wir benutzen die REACHyr-Menge der Prozedur® als GENyoo-Menge des Grund-
blocks, in dem sich der Prozeduraufruf befindet, wobei die Variablennamen entsprechend des Prozedu-
raufrufs iibersetzt werden (z.B. Einsetzen der formalen Parameter). Die Begrenzungen dieses interpro-
zeduralen Ansatzes sind, dal der Kontext, in dem die Prozedur aufgerufen wird, nicht fiir die Analyse
dieser Prozedur verwendet wird (als REACH;y-Menge) und daf diese Art der Analyse nur fiir begrenzte
Caches durchgefiihrt werden kann, da sonst die Deskriptormengen schnell zu grofl werden.

8Wenn die Prozedur von mehreren Grundblécken aus zuriickkehren kann, kénnen wir die REACHoyuT-Mengen mit dem
Operator A verkniipfen.
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3.3

GIVE-N-TAKE

Die in diesem Abschnitt vorgestellte Technik ist wie die Technik von Feautrier aus dem Forschnungsge-
biet der Ubersetzung fiir Parallelrechner entstanden und wird in Kapitel 3 in [Han] beschrieben. Es wird
mit einem System von Datenflufigleichungen ermittelt, wo fiir Architekturen mit verteiltem Speicher
Anweisungen fiir den Nachrichtenaustausch generiert werden sollen, um nichtlokale Daten zu beschaf-
fen bzw. lokal berechnete Daten dem Eigentiimer der entsprechenden Variablen zuriickzuiibermitteln.
Reihungszugriffe werden dabei analysiert und die Datenfluigleichungen sind darauf angelegt, auch mit
unregelmifligen Problemen zurechtzukommen.

3.3.1 Definitionen

Das Modell, das der GIvE-N-TAKE-Analyse unterliegt, geht von folgenden Voraussetzungen aus:

Sowohl Absender als auch Empfinger von Daten miissen zueinander passende Kommunikationsan-
weisungen ausfiihren.

Wenn ein Prozessor eine Stelle erreicht, in der Kommunikation nétig ist, miissen alle in die Kom-
munikation involvierten Prozessoren diese Stelle erreichen.

Es gibt zwei Charakterisierungen von Problemen, auf die die GIVE-N-TAKE-Analyse anwendbar ist:

VORHER/NACHHER: Bei VORHER-Problemen muf} ein Datum vor seiner Verwendung produziert
werden, z.B. Lesezugriff auf nicht lokale Daten. Bei NACHHER-Problemen muf3 die Produktion
nach dem Zugriff stattfinden, z.B. dem Zuriickschreiben von verdnderten Daten. Die nachfolgende
Darstellung geht von einem VORHER-Problem aus.

FauL/FLEIssIG: Bei FLEISSIG-Problemen wird die Produktion moglichst weit von der Verwendung
entfernt generiert. Z.B. frithestmogliches Absenden der Anforderung nach nichtlokalen Daten fiir
einen Lesezugriff, oder spitestmogliches Warten auf die Bestétigung beim Zuriickschreiben von
Daten. Bei FAUL-Problemen wird die Produktion mdoglichst nahe bei der Verwendung generiert.

Bei GIVE-N-TAKE gibt es drei Arten der Manipulation von Daten:

Eine Referenz zu Daten, die der betreffende Prozessor nicht selbst besitzt, konsumiert diese Daten.
Jede READ-Operation (Anforderung von Daten vom besitzenden Prozessor) produziert diese Daten.

Jede nicht-lokale Neudefinition von Daten, die der Prozessor auch nicht selbst besitzt, zerstirt diese
Daten.

Der Intervallfluligraph wird fiir die GIVE-N-TAKE-Analyse noch wie folgt modifiziert:

Fiir jede Jump-Kante (ny1,n2) werden synthetische Kanten erzeugt, die von den Intervallképfen der
Intervalle, in denen n4, aber nicht no enthalten ist, nach ns gehen. Die Anzahl dieser Kanten ist
also LEVEL(n;) — LEVEL(n2).

Von jedem Intervallkopf geht genau eine ENTRY-Kante aus.
Jeden Intervallkopf erreicht héchstens eine CyCLE-Kante.

Es gibt keine kritischen Kanten. Eine kritische Kante ist eine Kante, die von einer Ecke ausgeht,
von der auch andere Kanten ausgehen, und eine Ecke erreicht, die auch von anderen Kanten erreicht
wird.

Die letzten drei Eigenschaften konnen durch das Einfiigen kiinstlicher Ecken erreicht werden.
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3.3.2 Die Datenflufigleichungen

Das Universum fiir die Datenflulgleichungen enthiilt wieder Reihungsteile als Elemente. Diese Reihungs-
teile entsprechen den zugegriffenen (also benotigten) Teilen von Reihungen. Die genaue Darstellung ist
fiir die Datenflufigleichungen nicht von Belang.

Durch lokale Analyse werden folgende Abbildungen definiert:

STEAL;yr(n): Alle Elemente, deren Produktion in n zunichte gemacht wird. Diese Menge kann auch
benutzt werden, um bestimmte Verschiebungen von Produktionen zu verhindern. Dies beinhaltet
Reihungsportionen, die in n teilweise modifiziert werden, oder auch Portionen, die selbst modifiziert
werden, z.B. weil sie aus indirekten Referenzen resultieren.

G1VEr(n): Elemente, die , kostenlos“ in n produziert werden.

TAKEyr(n): Die in n konsumierten Elemente. In unserem Fall sind das die Reihungsreferenzen,
deren Daten der betreffende Prozessor nicht selbst besitzt.

In Abbildung 5 sind die Fluigleichungen gezeigt. Die Bedeutungen der Abbildungen werden im fol-
genden erklért:

STEAL(n): Alle Elemente, die von n oder einem Element von T'(n) vernichtet werden, ohne danach
neu produziert zu werden.

GIVE(n): Alle Elemente, die von n oder einem Element von T'(n) produziert werden, ohne danach
wieder vernichtet zu werden.

Brock(n): Elemente, deren Produktion nicht iiber n hinweg verschoben werden kann, weil sie in n
oder einem Element von T'(n) vernichtet oder schon produziert werden.

TAKENgyr(n): Elemente, die garantiert auf allen Pfaden, die von n ausgehen, konsumiert werden,
bevor sie vernichtet werden. Konsumption in n selbst wird hier nicht berticksichtigt.

TAKE(n): Diese Elemente werden in n konsumiert, oder garantiert in 7'(n), ohne in n vorher ver-
nichtet zu werden, oder sie kinnen in T'(n) konsumiert werden und werden garantiert nach n
konsumiert.

TAKENy(n): Wie TAKENyr(n), aber n selbst wird beriicksichtigt.

BLOCKoc(n): Elemente, die von n oder Nachfolgern von n im selben Intervall blockiert werden,
ohne vorher konsumiert zu werden.

TAKEoc(n): Elemente, die von n oder Nachfolgern im selben Intervall konsumiert werden.

GIVELoc(n): Elemente, die von n oder Vorgéingern im selben Intervall produziert werden. Elemente,
die in n oder Vorgingern konsumiert werden, werden auch beriicksichtigt, da diese Konsumption
auf jeden Fall durch eine vorhergehende Produktion befriedigt wird.

STEALLoc(n): Elemente, die von n oder einem Vorgiinger im selben Intervall vernichtet werden.
GIVEN(n): Elemente, die auf jeden Fall am Anfang® von n verfiighar sind.

G1VEN(n): Elemente, die bei n selbst verfiigbar sind, entweder weil sie von allen Vorgéingern kom-
men, oder weil sie in n selbst konsumiert werden, oder bei einem FLEISSIG-Problem von einem
Nachfolger von n.

GIVENgyr(n): Elemente, die am Ende von n verfiigbar sind. Diese Menge enthélt alles, was von n
selbst kommt, schliefit aber aus, was in n vernichtet wird.

9Fiir NACHHER-Probleme am Ende
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STEAL(n) STEALpr(n) U STEALLoc(LASTCHILD(R)) (11)
GIVE(n) GIVEr(n) U GIVE oo (LASTCHILD(n)) (12)
Brock(n) STEAL(n) U GIVE(n) U U BLOCK0c(5) (13)
seSuccg(n)
TAKENoyr(n) ﬂ TAKENy(s) (14)
s€ESucCrys(n)
TAKE(n) TAKEmir(n) U (Usesvocs(n) TAKEN(S) (15)
\ STEAL(n)) U ((TAKENoyr(n)N
USESUCCE(n) TAKELoc (5)) \ BLOCK(”))
TAKEN(n) TAKE(n) U (TAKENoyr(n) \ BLOCK(n)) (16)
BLOCK0c(n) (BLocK(n) U Uesyece (n) BLOCKLo6(8)) (17)
\ TAKE(n)
TAKELoc(n) TAKE(n) U (Usesucops (n) TAKELoc(S) (18)
\ BLoCK(n))
GIVELoc(n) (G1vE(n) U TAKE(n)U (19)
Mpeprepes (n) GIVELoc(P)) \ STEAL(R)
STEALLoc(n) STEAL(n) U UpepREDFJ(n)(STEALLoc () (20)
\ GIVELoc(p)) U UpePREDs(n) STEALLoc(p)
GIVEN(n) GIVEN(HEADER(n))U (21)
ﬂpEPREDFJ(n) GIVENOUT(p)U
(TAKEN (1) N U,y eprapy, (n) GIVENour ()
TAKENy(n) FLEISSIG-Problem
Givex(n) GIVEN(n) U {TAKE(n) FauL-Problem 22)
GIVENoyr(n) (GIvE(n) U GIVEN(n)) \ STEAL(n) (23)
REs(n) = GIVEN(n) \ GIVENy(n) (24)
RESour(n) = U GIVENy(s) \ GIVENgyz(n) (25)

seSuccry(n)

Abbildung 5: Datenflufigleichungen fiir GIVE-N-TAKE
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e RES(n): Produktionen, die am Anfang von n generiert werden miissen. Dies enthélt alles, was in
n selbst, aber nicht am Anfang von n garantiert verfiigbar ist.

e RESour(n): Produktionen am Ende von n. Dies enthilt alles, dessen Verfiigbarkeit Nachfolgern von
n garantiert ist, aber nicht schon am Ende von n verfiigbar ist.

3.3.3 Losung der Gleichungen

procedure GiveNTake
inputs: G=(N,E);VneN:
TAKEnr(n), STEALyir(n), GIVEN(n)
outputs: Vn € N : REsn(n), RESqur(n) fiir FLEISSIG und/oder FAUL
begin
forall n € N, in RUCKWARTS- AUFSTEIGEND-Reihenfolge
forall ¢ € CHILDREN(n), in VORWARTS-Reihenfolge
Berechne Gleichungen 19 und 20
endfor
Berechne Gleichungen 11 bis 18
endfor
forall n € N, in VORWARTS-ABSTEIGEND-Reihenfolge
Berechne Gleichungen 21 bis 23 fiir FLEISSIG bzw. FAUL
endfor
foralln € N
Berechne Gleichungen 24 und 25 fiir FLEISSIG bzw. FAUL
endfor
end

Abbildung 6: Losungsalgorithmus fiir GIVE-N-TAKE

Der Algorithmus in Abbildung 6 ist in der Lage, das Gleichungssystem so zu lsen, daf} jede Gleichung
nur einmal ausgewertet muf.

4 Anwendungen

Das Hauptaugenmerk dieser Ausarbeitung liegt auf den Datenflulanalysemethoden selbst. Allerdings will
ich noch einige Anwendungen, die obigen Analysemethoden im Bereich der Cache-Optimierung haben,
motivieren.

4.1 Codetransformationen

In [Coo] wird beschrieben, wie die Wiederverwendungsinformationen, die mit der Methode aus Abschnitt
3.2 gewonnen werden, dazu verwendet werden, abzuschitzen, ob bestimmte Codetransformationen ge-
winnbringend durchgefiihrt werden kénnen. Zwei dieser Transformationen sind die Fusion von zwei Schlei-
fen, sowie das Umkehren der Auswertungsreihenfolge von Schleifen.

Eine Fusion lohnt sich dann, wenn die GEN,o.-Menge der zweiten Schleife sich geniigend mit der
REACHy-Menge des Kopfes der Schleife iiberschneidet. Um zu bestimmen, mit welcher Schleife eine
Fusion durchgefiihrt werden kann, mufl zu den Datenzugriffsdeskriptoren zusétzlich vermerkt werden,
aus welcher Schleife die letzte Verwendung stammt.

Die Analyse fiir die Umkehrung der Auswertungsreihenfolge (loop reversal) benétigt in den Deskrip-
toren noch Information iiber die Zugriffsreihenfolge und die Schrittweite.
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4.2 Prefetching

Prefetches sind Anweisungen, die den Prozessor dazu veranlassen, eine bestimmte Cache-Zeile zu laden,
ohne daf} sofort daraus Daten gelesen werden. Nach dem Prefetch-Befehl arbeitet der Prozessor also
weitere Befehle ab, wihrend im Hintergrund der vergleichsweise langsame Hauptspeicherzugriff erfolgt.

Wenn spéter nun ein tatsidchlicher Zugriff auf die Speicherstelle erfolgt, ist sie bereits im Cache. So
wird die Latenz verdeckt, die sich durch Cache-Misses ergibt.

Die Generierung von Prefetch-Anweisungen ist ein VORHER-FLEISSIG-Problem im Sinne der Defi-
nitionen in Abschnitt 3.3. Daher vermute ich, dafl GIVE-N-TAKE auch dafiir nutzbringend eingesetzt
werden kann. Eventuell mufl bei der Ausbreitung der Informationen eine Art Alterung erfolgen, dhnlich
wie bei der Wiederverwendungsanalyse aus Abschnitt 3.2, um zu verhindern, dafl ein Prefetch zu friih
durchgefiihrt wird und die so geholten Daten wieder aus dem Cache verdringt werden, bevor sie kon-
sumiert werden. Dies kann zum Beispiel dadurch erfolgen, dal STEAL(n) um diejenigen Elemente von
TAKENgyr(n) erweitert werden, deren Alter (bzw. Abstand zur Konsumption) nach dem Durchlaufen von
n zu hoch wire.

Alternativ kénnte man dieses Problem auch als ein FAUL-Problem auffassen, wobei eine virtuelle Kon-
sumption in einem Abstand vor der realen Konsumption stattfindet, der gerade die Speicherzugriffslatenz
abdeckt.

4.3 Speicherabbildung

Das Thema der Speicherabbildung wird bereits in einer anderen Ausarbeitung behandelt. Daher wird im
folgenden nur kurz eine mogliche Interaktion zwischen Datenfluflanalyse und Speicherabbildung angeris-
sen.

Die Informationen iiber Zugriffsmuster auf Reihungen kénnen dazu verwendet werden, die Reihungen
im Speicher so anzuordnen, dafl moglichst wenige Konflikte bei einem Cache mit geringer Assoziativitit
auftreten. Solche Informationen werden durch die Analysetechnik von Feautrier (Abschnitt 3.1) und die
Wiederverwendungsanalyse (Abschnitt 3.2) gewonnen. Diese Speicherabbildung kann fiir unterschiedliche
Teile des Programms unterschiedlich ausfallen. Dies ist lohnend, wenn der zusétzliche Aufwand durch Um-
ordnen oder Replikation von Reihungen oder Reihungsteilen durch besseres Cache-Verhalten mindestens
ausgeglichen wird.

Wenn sich durch eine verénderte Speicherabbildung geinderte Volumina im Sinne der Wiederverwen-
dungsanalyse ergeben, sollte dann eine erneute Wiederverwendungsanalyse durchgefiihrt werden. Even-
tuell ergeben sich dadurch andere Vorgaben fiir eine Speicherabbildung, sowie andere lohnende Code-
transformationen (Abschnitt 4.1). In diesem Fall kann sich ein iteratives Verfahren lohnen. Dabei werden
Wiederverwendungsanalyse und Speicherabbildung solange abwechselnd durchgefiihrt, bis sich deren Er-
gebnisse stabilisieren.

5 Erfahrungen

In [Coo] werden auch empirische Ergebnisse der Codetransformationen (Abschnitt 4.1) unter Zuhilfenah-
me der Ergebnisse einer Wiederverwendungsanalyse (Abschnitt 3.2) dargestellt.

Prg. Befehle L1-H. L1-M. | L2-H. L2-M. P-Zyklen
hydro2d | 5.543.080 | 1.186.888 | 218.461 | 16.091 | 202.371 | 23.917.370
tomcatv | 6.398.033 | 1.647.655 | 172.041 | 26.139 | 145.901 | 19.790.523
turb3d 14.453.171 | 2.568.151 | 84.751 | 34.275 | 50.475 | 19.338.681
waved 2.700.459 564.179 | 38.124 | 30.988 7.106 | 3.650.179

Abbildung 7: Simulationsergebnisse ohne Transformation [in 1000en]

Dazu wurden verschiedene Benchmark-Programme iibersetzt und auf einem Simulator ausgefiihrt, der
das Verhalten des Programmes beziiglich des Daten-Cache simuliert.
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Fusionierung Umkehr
Prg. Schleifen | fusioniert | Kandidaten | umgekehrt | Kandidaten
hydro2d 163 3 14 5 136
tomcatv 16 0 2 0 8
turb3d 64 0 0 0 33
waveb 377 14 27 27 212
Abbildung 8: Transformationen
Prg. Befehle | L1-H. | L1-M. | L2-H. | L2-M. | P-Zyklen
hydro2d 0 0,88 | -0,09 | 15,08 | -1,29 -0,88
tomcatv -0,01 0 0 0,01 0 0
turb3d 1,48 | -048 | 13,11 | 32,39 0,02 1,69
waved -0,50 | -0,81 2,01 2,55 | -0,35 -0,21
Abbildung 9: Prozentualer Unterschied nach den Transformationen
Fusionierung Umkehr
Prg. Schleifen | fusioniert | Kandidaten | umgekehrt | Kandidaten
hydro2d 163 5 14 20 136
tomcatv 16 1 2 0 8
turb3d 64 0 0 0 33
waveb 377 14 27 26 212
Abbildung 10: Transformationen (mit Profil)
Prg. Befehle | L1-H. | L1-M. | L2-H. | L2-M. | P-Zyklen
hydro2d 0,69 0,74 | -4,06 | 89,38 | -11,49 -7,99
tomcatv -0,01 0,99 | -9,49 | -11,64 | -9,11 -6,20
turb3d 0 0| -0,056| -0,14 0 0
wave) 0,18 | -0,81 2,05 2,61 | -0,35 0,29

Abbildung 11: Prozentualer Unterschied nach den Transformationen (mit Profil)
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Zur Angabe eines Mafles fiir die Gesamtlaufzeit des Codes werden P-Zyklen PC' berechnet, die sich
wie folgt zusammensetzen:
PC=IC+M-Pi+My-P,.

IC ist die Anzahl der Maschinenbefehle, die fiir eine Ausfiihrung des Programmes ausgefiihrt werden.
M ist die Anzahl der Level-1-Cache-Misses und P; die Anzahl der Befehlszyklen, die ein Level-1-Miss
verbraucht.

Fiir die Ergebnisse wurden 10 Zyklen fiir Level-1-Misses und 80 Zyklen fiir Level-2-Misses angesetzt.
Als Caches wird ein 64 KB grofler, 4fach assoziativer L1-Cache und ein 1024 KB grofler, auch 4fach
assoziativer L2-Cache, beide mit 32 Byte langen Zeilen angenommen.

Abbildung 7 zeigt die Daten der untransformierten Programme, Abbildung 8 zeigt die Transfor-
mationen, Abbildung 9 zeigt die prozentualen Unterschiede zwischen den untransformierten und den
transformierten Programmen.!®

Da die Ergebnisse der Codetransformationen relativ schlecht waren, versuchten die Autoren von [Coo],
mit Hilfe von Daten, die aus einem Ausfiihrungsprofil gewonnen wurden, besser zu optimieren. Ein Man-
gel in der dargestellten Wiederverwendungsanalyse ist ndmlich, daf} sie zu pessimistisch analysiert, wenn
Schleifengrenzen nicht durch statische Analyse herausgefunden werden. Die Daten aus dem Profil umfas-
sen fiir alle Schleifen das Minimum, Maximum und den Durchschnitt fiir beide Schleifengrenzen, fiir die
Schrittweite und die Anzahl der Durchldufe. Dadurch wurde die Einschitzung, ob bestimmte Transfor-
mationen lohnend sind, verdndert.

Die Ergebnisse der Transformationen sind in Abbildungen 10 und 11 zu sehen. Bei zwei Program-
men ergab sich durch die Verwendung eines Profils eine drastische Verbesserung, bei einem eine kleine
Verschlechterung. Bei einem Programm wurde wenigstens eine Verschlechterung, die ohne Profil auftrat,
vermieden.

6 Zusammenfassung

Es wurde eine Einfiihrung in die Kontroll- und Datenflulanalyse gegeben, um den Hauptteil dieser Aus-
arbeitung vorzubereiten. In diesem Hauptteil wurden drei Techniken zur Datenflulanalyse fiir Reihungen
vorgestellt. Anschliefend wurden Anwendungen motiviert und Erfahrungen, die mit einer der angefiihrten
Anwendungen gewonnen wurden, dargestellt.

Diese Erfahrungen, die in Abschnitt 5 vorgestellt wurden, zeigen, dafy mit einer genaueren Datenfluf3-
analyse, die Reihungen nicht mehr als unteilbare Objekte betrachtet, méflige Verbesserungen im gene-
rierten Code moglich sind. Allerdings werden gute Ergebnisse erst dann erzielt, wenn die Informationen
aus der Datenflulanalyse noch mit anderen Informationen verkniipft werden, zum Beispiel Ausfiihrungs-
profilen oder Annotationen des Programmieres im Quelltext.

Sicher ist das Gebiet der Cache-Optimierung immer noch ein Gebiet, in dem noch viel Forschungs-
bedarf besteht. So besteht die Hoffnung, dafl neuere Techniken vielleicht manche der Informationen, die
derzeit noch von auflen (Profile, Annotationen des Programmierers) zugefiihrt werden, selbst berechnet
werden konnen.

Ein interessantes Gebiet wire, einen Rahmen fiir die DatenfluBanalyse zu finden, der u.a. die drei
vorgestellten Techniken umfafit, und eventuell durch die Kombination dieser Informationen weiteren
Nutzen moglich macht, den die einzelnen Techniken fiir sich nicht bieten kénnen.
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Seminar - Ausarbeitung VI
Sven-Olaf Braun

Prefetching

Zusammenfassung

Prefetching bezeichnet eine Methode, Wartezeiten welche fiir die heutigen sehr schnellen Prozesso-
ren durch Speicherlatenz entstehen, zu verringern. Dieses Dokument bezieht sich hierbei ausschliefilich
auf das sogenannte 'Software-Prefetching’, welches im Gegensatz zum 'Hardware- Prefetching’ steht.
Diese Technik basiert auf einer Analyse des Programmcodes und dem anschliefenden Einfiigen von
Prefetch-Operationen an kritischen Stellen. Durch diese Prefetch-Operationen soll die Wartezeit des
Prozessors auf den Speicher eliminiert werden. Dieses Dokument zeigt einen systematischen Weg auf,
um die richtigen Stellen zu finden, an denen diese Prefetch-Operationen eingefiigt werden miissen,
ohne ’zuviel des Guten’ zu tun bzw. sogar kontraproduktiv zu handeln. Diese Methode eignet sich
vor allem fiir wissenschaftliche Programme welche iiberwiegend auf dichtbesetzen Matrizen arbeiten.
Programme mit unstrukturierten Speicherzugriffen gewinnen nicht so viel mit dieser Methode.

1 Einfiihrung

Heutige Prozessoren werden immer schneller, zum einen durch héhere Taktraten, zum anderen durch ver-
besserte Architekturen. Eines der heutigen Hauptprobleme ist der Zugriff auf den Arbeitsspeicher welcher
nicht in dem selben Mafle schneller wurde, wie die Prozessoren. Griinde hierfiir sind die hoheren Prio-
ritdten der Hersteller fiir die Kapazitidten der RAM-Bausteine, was Nachteile fiir deren Geschwindigkeit
mit sich bringt. Es ist nicht abzusehen, dafl die RAM-Bausteine in der n#chsten Zeit in diesem Punkt
nachziehen werden, sondern es ist eher das Gegenteil zu erwarten. Um dieses Problem zu mildern gibt
es verschiedene Techniken. Eine davon ist das sogenannte 'Prefetching’, was soviel bedeutet wie ’vorher
holen’ oder ’vorladen’.

Um das Potential der Verbesserungsmoglichkeiten zu verdeutlichen fithre man sich vor Augen, daf}
speziell wissenschaftliche Programme oft mehr als die Hilfte ihrer Rechenzeit auf das Speichersystem
warten.

2 Software-Prefetching im Verhiltnis zu anderen Speicherlatenz-
Techniken

Das in diesem Dokument behandelte Software-Prefetching ist nicht die einzige Technik, um das oben
genannte Latenzproblem zwischen Prozessor und Speichersubsystem zu verringern. Die wohl bekannteste
Technik ist das ’Caching’. Dieses ’Caching’ ist Grundvorraussetzung fiir die Anwendung des Software-
Prefetching, wird dadurch aber noch weiter optimiert. Andere Methoden sind generell das Schreiben von
"besserem’ Code, d.h. Code der die Bandbreite des Speichersystems weniger beansprucht. Hierfiir gibt es
die verschiedensten Techniken, z.B. das 'blocking’, was aber nicht Gegenstand unserer Betrachtung sein
wird.

Das Multithreading bietet ebenfalls die Moglichkeit, das Latenzproblem zu mildern, indem bei einer
Blockierung des Prozessors durch eine Leseoperation einfach ein anderer Thread ausgefiihrt wird, welcher
nicht blockiert ist. Nachteil gegeniiber dem Software-Prefetching ist, dafl nicht gewihrleistet ist, dafl
iiberhaupt ein anderer Prozefl vorhanden ist, der arbeiten kann, und dafl die Kontextumschaltung oft den
erzielten Gewinn wieder zunichte macht. Vorteile bietet es dadurch, daff man das eigentliche Programm
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hierfiir nicht dndern muf}. Es funktioniert auch bei Zugriffsmustern auf den Speicher, welche sich mit
der Prefetching-Technik nicht in den Griff bekommen lassen, z.B. wenn Speicherstellen nicht im Vorraus
bekannt sind.

Speziell zur Milderung von Latenzproblemen beim Schreiben kommt die Pufferung zum Einsatz. Bei
der Pufferung wird einfach der Schreibvorgang parallel zum Prozessor im Hintergrund durchgefiihrt und
blockiert so den Prozessor ebenfalls nicht mehr.

3 Wie das Software-Prefetching funktioniert

Software-Prefetching basiert auf dem Prinzip "Wenn Du dazu lédnger brauchst, dann fang friither an da-
mit.”. D.h. Speicherinhalte, welche bald benétigt werden, werden schon frither beim Speichersubsystem
angefordert, so daf} sie rechtzeitig zur Verfligung stehen, ohne den Prozessor zu blockieren.

Hierbei nutzt das System die hierarchische Architektur eines typischen Speichersystems aus. Denn
irgendwo miissen diese vom Speichersystem angeforderten Werte, welche ja eigentlich noch nicht benttigt
werden, abgelegt werden. Dieser Ort ist der Cache-Speicher. Wegen dessen hoher Geschwindigkeit stehen
die dort abgelegten Werte aber sehr schnell zur Verfiigung, was einen enormen Geschwindigkeitsgewinn
gegeniiber dem Hauptspeicher ergibt.

Grundvorraussetzungen zur Implementierung dieses Software-Prefetching sind folgende :

e Der Prozessor muf} einen speziellen Prefetch-Befehl bereitstellen, iiber den er dem Speichersystem
mitteilt, dafl er bald einen bestimmten Speicherinhalt benotigt. Solch ein Befehl kann oft auch durch
einen iiblichen Ladebefehl simuliert werden. Zweck des Befehls ist es, Daten vom Hauptspeicher in
den Cache zu bringen. Ublicherweise sieht solch ein Befehl aus, wie ein normaler Ladebefehl, aufier
dafl das Zielregister nicht angegeben wird. Optimalerweise hat ein solcher Befehl noch die Eigen-
schaft, dafl er sich bei Fehlersituationen, wie z.B. bei der Dereferenzierung einer nichtinitialisierten
Speicherstelle, neutral verhélt. Das ermdglicht auch mehr spekulative Prefetch-Operationen, ohne
dal das Programm dadurch Fehler erzeugt.

e Der Cache muf nicht-blockierend sein. Das bedeutet, daf§ das Cache-System mehrere Cache-misses
verarbeiten kann, ohne den Prozessor anzuhalten, vorrausgesetzt natiirlich, die gewiinschte Spei-
cherstelle wird nicht in den darauf folgenden Programmbefehlen verwendet.

e Die Speicherstellen, auf die in Kiirze zugegriffen wird, lassen sich im Vorraus bestimmen. Dies
trifft auf eine ganze Reihe von Programmen zu, z.B. auf viele rechenintensive Schleifen. Sind die
Speicherstellen unbekannt, lassen sie sich natiirlich auch nicht im Voraus holen.

4 Die Vorgehensweise zur Implementierung

4.1 Ein kleines Beispiel

Um das Software-Prefetching zu verstehen zuerst ein kleines Programm-Beispiel. Hierbei und im weiteren
gehen wir davon aus, dafl unser Computersystem einen Prozessor sowie ein Speichersubsystem mit einem
8 kB Primércache und einer Cache-Blockgrofie von 4 Worten hat, was realistisch in Bezug auf aktuelle
Rechner ist.

4.2 Welche Probleme konnen hierbei auftreten 7

Die eingefiigten Prefetch-Befehle konnten einfach iiberfliissig sein und nur unnotig Overhead produzieren.
Griinde hierfiir kénnen sein :

e Der Speicherinhalt, welcher mit dem Prefetch in den Cache geholt wird, wird schon vor seiner
Verwendung wieder aus dem Cache geworfen. Ist der Cache klein und der Abstand zwischen Prefetch
und Verwendung des Datums grof3, wird diese Situation begiinstigt.
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Beispielprogramm zuerst ohne Prefetching :

for (i=0;i < 3; i++)
for (j=0; j<100; j++)
A[il[j] = B[j][0] + B[j+1]1[0];

Jetzt mit Prefetching :

prefetch(A[0][0]);

for(j=0;j<6;j+=2) {
prefetch(B[j+1]1[0]);
prefetch(B[j+2]1[0]);
prefetch(A[0] [j+11);
}

for(j=0;j<94;j+=2) {
prefetch(B[j+71[0]);
prefetch(B[j+81[0]);
prefetch(A[0] [j+71);
A[01[j1 =B[jl[0]+B[j+1]1[0];
Af01[j+1] =B[j+1]1[01+B[j+2]1[0];
}

for (j=94;j<100;j+=2) {
AT0]1[j]1 =B[j]1[0]+B[j+1]1[0];
AT0]1[j+1] =B[j+1]1[0]1+B[j+2][0];
}

for(i=1;i<3;i++) {
prefetch(A[i][0]);
for(j=0;3j<6;j+=2)
prefetch(A[i] [j+11);
for (j=0;j<94;j+=2) {
prefetch(A[i] [j+71);
ATil[j] =B[j][0]+B[j+1]1[0];
ATil[j+1] =B[j+1]1[0]+B[j+2][0];
}

for(j=94;3j<100;j+=2) {

ATil[j]1 =B[jl[0]+B[j+1]1[0];
ATi][j+1] =B[j+1]1[01+B[j+2][0]1;

Abbildung 1: Code-Beispiel
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(b) Miss Instances
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B[j1[0]

Abbildung 2: Cache Hits/Misses

e Die Prefetch-Operation wird zu kurz vor der Verwendung des Datums eingefiigt. In diesem Fall wird
die Speicherlatenz nur zum Teil verborgen, da dem Speichersubsystem einfach nicht genug bleibt,
das Datum rechtzeitig in den Cache zu holen.

e Der Speicherinhalt ist bereits im Cache. Dann ist auch die kleinste Prefetch-Operation iiberfliissig.
Tatséchlich sind heutige Cache-Systeme bereits derart effektiv, dafl bei der raw-power-Methode
(einfach iiberall alle benotigten Speicherwerte {iber einen Prefetch in den Speicher laden) in den
meisten Fillen tiber die Hilfte aller Prefetches iiberfliissig wéren.

Als Ergebnis wird klar, dafl folgende Schritte notwendig sind, um eine optimale Prefetching-Methode
umzusetzen :

1. Alle Stellen, an denen der Hauptspeicher im Programm referenziert wird miissen gefunden werden.

2. Diese Stellen miissen dahingehend analysiert werden, ob fiir sie ein Prefetching iiberfliissig oder
notwendig ist.

3. Fiir alle notwendigen Prefetches mufl der optimale Zeitpunkt ermittelt werden.

4. Die Prefetches miissen in das Programm eingebaut werden.

5 Die Lokalitidtsanalyse

Der Schritt der Lokalitdtsanalyse ermittelt, welche Speicherreferenzen {iberhaupt mit einem Prefetch
optimiert werden miissen. Diese Analyse unterteilt sich in zwei Schritte.

5.1 Ermittlung von Wiederverwendung

Zuerst miissen die Speicherreferenzen ermittelt werden, die wihrend des Programmablaufs mehrfach ver-
wendet werden. Hierbei wird nicht ein Zugriff auf eine bestimmte Speicherstelle, sondern der Zugrif auf
einen Cache-Block betrachtet. Dabei werden drei unterschiedliche Arten von Wiederverwendung unter-
schieden :

1. Zeitliche Wiederverwendung : Als solche bezeichnet man eine Situation, in der genau die selbe Stelle
spéiter im Programmlauf noch einmal verwendet wird, wobei das Datum aber noch im Cache steht
und nicht erneut aus dem Hauptspeicher geladen werden muf.
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2. Rdiumliche Wiederverwendung : Hierbei handelt es sich um den Fall, daf} eine Referenz auf verschie-
dende Daten zugreift, die jedoch im selben Cache-Block stehen.

3. Gruppen-Wiederverwendung : Diese Art von Wiederverwendung beschreibt den Fall, daf} verschie-
dene Referenzen auf den selben Cache-Block zugreifen.

Beispiel fiir :
o die Zeitliche Wiederverwendung : die Referenz B[j][0]
e die Réumliche Wiederverwendung : die Referenz A[i][j]
o die Gruppen-Wiederverwendung : die Referenzen B[j][0] und B[j+1][0]

Analog zu den Typen von Wiederverwendung unterscheiden wir ebenfalls drei Typen von Lokalitét :
die zeitliche Lokalitit, die rdumliche Lokalitdt und die Gruppen-Lokalitdt. Der Unterschied zwischen der
Wiederverwendung und der Lokalitét besteht darin, dafl fiir die Lokalitdt mitentscheidend ist, wie der
Cache aufgebaut ist. Lokalitét ist Wiederverwendung eines Datums, wenn es tatséichlich noch im Cache
war. Die Wiederverwendung hingegen ist eine inhérente Eigenschaft des Programmcodes. Wire unser
Cache unendlich grof}, wiren beide Begriffe deckungsgleich.

Zur Darstellung von Wiederverwendung bzw. Lokalitét fiihren wir einen n-dimensionalen Vektor-
raum, den sogenannten Wiederverwendungs-Vektorraum, kurz WV ein. Dessen Dimension n entspricht
der Schachtelungstiefe unserer Schleifen. Die erste Dimension des Vektorraums entspricht hierbei der
duBersten Schleife. Zur weiteren Vereinfachung der Darstellung fithren wir noch die Feldindexfunktion
f ein, welche aus dem Raum der n Schleifenindizes in den Raum der d Matrizenindizes abbildet. n ist
dabei wieder die Schachtelungstiefe der Schleife, d ist die Dimension des Feldes, auf welchem die Schleife
arbeitet. Diese Funktion hat die Form f(i) = Hi + c.

H stellt hierbei eine lineare d x n-Matrix dar, 4 ist ein Element des Schleifenindexraums und ¢ ein
konstanter Vektor bestehend aus d Elementen.

5.1.1 Zeitliche Wiederverwendung

Zur Ermittlung von zeitlicher Wiederverwendung bestimmen wir die Menge von Vektoren welche bei ver-
schiedenen Schleifenindizes denselben Feldindex ergeben. Wir 16sen also die Gleichung Hi+c¢ = Hj+c mit
i # j. Das Problem 148t sich umformulieren in H (z) = 0. Als Ergebnis erhalten wir einen n-dimensionalen
Vektorraum, welcher uns beschreibt, fiir welche Iterationen eine zeitliche Wiederverwendung auftritt.

5.1.2 Ré&umliche Wiederverwendung

Auf dhnliche Weise kénnen wir den Vektorraum ermitteln, fiir den rdumliche Wiederverwendung eintritt.
Im Unterschied zur zeitlichen Wiederverwendung miissen wir nun aber beachten, dafl unterschiedliche
Feldindizes auf denselben Cache-Block verweisen konnen. Gehen wir 0.B.d.A davon aus, daf} unsere
Daten zeilenweise im Hauptspeicher abgelegt sind (row major order), dann ergibt dies, dafl Daten, welche
sich im selben Cache-Block befinden kénnen, sich nur im Zeilenindex unterscheiden. Dies beriicksichtigen
wir, indem wir die Transformationsmatrix H in Hg umformen, indem wir die Elemente der letzten
Zeile auf Null setzen. Zur Ermittlung des gesuchten Vektorraums setzen wir nun Hg(z) = 0. Beachten
miissen wir weiterhin, dafl der Vektorraum Hg(xz) = 0 den Vektorraum H(z) = 0 enthilt, da zeitliche
Wiederverwendung eigentlich eine degenerierte rdumliche Wiederverwendung darstellt. Ist Hg(z) = H(x)
dann handelt es sich lediglich um zeitliche Wiederverwendung, nicht um r&umliche.

5.1.3 Gruppen-Wiederverwendung

Die Gruppen-Wiederverwendung ist schwieriger zu analysieren. Dies gelingt nur dann, wenn die Refe-
renzen einheitlich erzeugt wurden, d.h. wenn die Indizes der beiden Referenzen sich hochstens um einen
konstanten Term unterscheiden. Ist dies der Fall dann suchen wir fiir die beiden Referenzen A[Hi + ¢]
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und A[Hi + ¢3] eine bestimmte Losung r der Gleichung Hg(r) = ¢s1 — ¢s2. Die beiden Referenzen greifen
nun auf die selben Daten zu, wenn eine ganzzahlige Losung dieser Gleichung existiert. cs; und cgo gehen
aus ¢; und ¢ hervor, indem wieder die letzte Zeile auf Null gesetzt wird. Dies geschieht, wie schon bei
der rdumlichen Wiederverwendung dazu, nicht nur die exakt selben Datenelemente, sondern auch Daten-
elemente desselben Cache-Blocks zu beriicksichtigen. Hierbei wird der Fall, daf eine Cache-Block-Grenze
iiberschritten wird nicht betrachtet.

5.2 Der Lokalitidtsraum
5.2.1 Ein Beispiel

Aus den Vektorrdumen der Wiederverwendung wird nun der Lokalitdtsraum ermittelt. Wie bereits
erwihnt unterscheidet sich vom dieser dadurch, daf3 er beriicksichtigt, welche Datenelemente sich noch im
Cache befinden, was aufler vom eigentlichen Programm und dessen Datenvolumen zusétzlich von dessen
Organisation und Grofle abhéingt. Anschaulich wird dies in folgendem Beispiel klar :

for(i=0;i<3;i++)
for (j=0;j<3;j++)
ATi][[3] = B[j][0] + B[j+1][0]

Abbildung 3: Daten alle im Cache

In diesem Beispiel werden in der Schleife 9 Elemente von Feld A und 4 Elemente von Feld B refe-
renziert. So wenig Daten passen sicher in den Cache, ohne daf} die ersten Daten von folgenden wieder
verdringt werden. Die Schleife ist also vollstdndig lokalisiert. Durch eine leichte Modifikation der Schlei-
fenrandbedingungen &ndert sich jedoch die Sachlage :

for(i=0;i<3;i++)
for (j=0;3j<10000;j++)
A[i]1[[3] = B[j][0] + B[j+1]1[0]

Abbildung 4: Daten nicht alle im Cache

Da die innere Schleife jetzt bis 10000 lduft werden also insgesamt bereits mehr als 30000 Feldwerte von
Feld A referenziert. Diese passen in unserer Beispielkonfiguration mit dem Cache von 8 kB nicht mehr
gleichzeitig in den Cache. Die Referenz B[j + 1][0], welche vorher noch in der dufleren Schleife zeitlich
lokalisiert war ist es jetzt nicht mehr. Wichtig hierbei ist daf die zeitliche Wiederverwendung der Referenz
BJj + 1][0] weiterhin gilt, da diese eine Eigenschaft des Codes ist, unabhéngig von der Beschaffenheit des
Caches.

5.2.2 Die Ermittlung des Lokalisierten Raumes

Eine exakte Vorrausbestimmung des Cacheinhaltes ist fiir den Compiler undurchfiirbar, da Schleifen-

grenzen oft symbolisch benannt sind und deren Wert erst zur Laufzeit ermittelt wird. Daher wird zur

Ermittlung des sogenannten Lokalisierten Raumes, kurz LR nur dessen Dimension beriicksichtigt. D.h.

nur die Anzahl der Schleifen, deren Daten noch komplett in den Cache-Speicher passen, sind von Belang.
Diese Dimension der Lokalitéit von verschachtelten Schleifen folgt einigen einfachen Regeln :

e zuerst wird die Datenmenge, welche in der innersten Schleife durch den Cache geschleufit wird
bestimmt. Dies geschieht einfach durch aufaddieren der Datengrofien der einzelnen Referenzen.

e dieser Vorgang wird rekursiv jeweils fiir die néchsthohere Schleifenebene durchgefiihrt. Ist die Da-
tenmenge einer Schleife zu grof} fiir den Cache, sind es damit automatisch auch alle sie umfassenden.
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Folgende Probleme machen diese simple Methode jedoch wieder kompliziert :

e Symbolische Schleifengrenzen lassen sich nicht im Vorraus bestimmen, daher miissen verschiedene
Methoden verwendet werden, um mdoglichst viele symbolische Grenzen durch konstante Grenzen zu
ersetzen. Solch eine Methode ist z.B. das "interprocedural constant propagation’. Wo die symbolische
Grenze schliefilich nicht aufgelést werden kann, wird sie entweder als ’klein’ (pafit in den Cache)
oder ’grof}’ (paft nicht mehr in den Cache) angenommen.

e Cache-Abbildungs-Konflikte kénnen dazu fiithren, dal der Cache zwar von seiner Grofie her noch
zusétzlich Daten aufnehmen konnte, er aber wegen ungiinstiger Verteilung der zu cachenden Da-
tenelemente im Speicher bereits vorzeitig wieder andere Werte hinauswerfen muf}. Diesem Umstand
wird Rechnung getragen, indem die tatséchliche Cachegrofie mit einem Faktor o (0 < a < 1),
multipliziert wird.

5.2.3 Die Ermittlung von Lokalitét

Haben wir nun sowohl den Vektorraum der Wiederverwendung als auch den Vektorraum der Lokalisierung
ermittelt ist sofort klar, welche Referenzen lokalisiert sind, ndmlich genau diese, welche in beiden enthalten
sind. Mathematisch ausgedriickt : WV N LR = Lokalititsraum

5.3 Das Prefetch-Pradikat

Obwohl der nun ermittelte Vektorraum recht bequem fiir den Computer ist, wird es dem Betrachter
klarer, was zu tun ist, wenn das sogenannte Prefetch-Pradikat eingefiihrt wird. Dieses gibt an, ob fiir
einen gewissen Schleifendurchlauf eine Referenz mit einem Prefetch versehen werden mufl oder nicht. Die
Ermittlung dieses Pridikats erfolgt unterschiedlich, je nach Art der

Lokalitdt der Referenz. Fiir unsere Ausfithrung gehen wir davon aus, daf3 die Schleifendurchliufe bei
0 beginnen und auf einer Cache-Blockgrenze ausgerichtet sind. Dies 148t sich auf den allgemeinen Fall
durch einfache Transformationen iibertragen, vereinfacht aber hier die Darstellung.

e bei Zeitlicher Lokalitdt mufl nur die Referenz des ersten Schleifendurchlaufs vorgeladen werden. Als
Pradikat ergibt sich somit die Bedingung ¢ = 0.

e bei Rdumlicher Lokalitdt mufl nur jede n. Referenz vorgeladen werden. n stellt hierbei die Anzahl
der Datenelemente dar, welche in einen Cache-Block passen. Als Pridikat ergibt sich somit die
Modulo-Bedingung i mod n = 0.

e bei Gruppen-Lokalitdt muf} jeweils nur das erste Element der Gruppe vorgeladen werden. Daher ist
die Bedingung fiir alle anderen Elemente automatisch ’false’.

e Referenzen ohne Lokalitit haben als Bedingung immer ’true’, da diese grundsétzlich vorgeladen
werden miissen.

e Referenzen, welche mehrere verschiedene Arten von Lokalitét geniessen, haben als Bedingung die
Konjunktion ihrer einzelnen Prefetch-Pridikate.

6 Einfiigen der Prefetches

Nachdem in der Analysephase ermittelt wurde, welche Referenzen durch einen Prefetch optimiert werden
miissen, gehen wir nun daran, diese Prefetches systematisch im Programmcode einzubauen. Hierbei gilt
es, wie bereits gesagt, darauf zu achten, sie zeitlich korrekt zu plazieren. Geschieht dies nicht, ist es
moglich, dafl solche Prefetches ineffektiv sind und nur Overhead produzieren.
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6.1 Auswertung der Prefetch-Pridikate

Die Prefetch-Pradikate geben zwar direkt an, ob eine Referenz vorgeladen mufl oder nicht, allerdings
kostet es sehr viel Rechenzeit, diese Priidikate innerhalb einer Schleife jedesmal via ’if” auf deren Wert
zu tieberpriifen. Daher beschreitet man einen anderen Weg, ndmlich den der Schleifenauflésung.

Hierbei benétigt man je nach Art des Prefetch-Pridikats unterschiedliche Techniken. Normalerweise
gelten hierfiir folgende Richtlinien :

o Ist das Pradikat ’true’ oder ’false’ ist die Lage klar. Entweder es muf} jedesmal ein Prefetch eingefiigt
werden, oder nie.

e Priidikate der Art 'i=0" werden durch das ’peeling’ des ersten Schleifendurchlaufs modifiziert. Ein
Beispiel fiir das "peeling’ ist z.B. folgendes :

Die Schleife vor dem Peeling-Vorgang™:

for (i=0;i<n;i++) {
if (i==0)
prefetch(i);
restcode(i);

Die Schleife nach dem Peeling-Vorgang :

prefetch(0);

restcode(0) ;

for (i=1;i<n;i++) {
restcode(i);

}

Abbildung 5: Peeling-Beispiel

e Pridikate der Art (i mod I) = 0 werden aufgelost, indem die Schleife aufgerollt wird oder per
’strip-mining’ in zwei verschachtelte Schleifen umgewandelt wird. Hierbei ist das aufrollen meist bei
kleinen Werten von 1 zu bevorzugen, das ’strip-mining’ jedoch bei grofien 1-Werten vorteilhafter.
Auch hierzu jeweils ein Beispiel :

6.2 Plazieren der Prefetches

Wichtig fiir die Effektivitat der Prefetch-Operationen ist deren korrekte Plazierung. Sind sie zu friith im
Code plaziert, ist der Datenwert, welcher mit dem Prefetch geholt wurde eventuell bereits wieder aus
dem Cache geworfen. Werden sie aber zu spiit eingesetzt, hat das Speichersystem nicht geniigend Zeit,
den Datenwert in den Cache zu legen, die Speicherlatenz wird also nur ungeniigend iiberbriickt.

Als MaS8 fiir den optimalen Abstand soll im folgenden die Anzahl der Schleifendurchléufe genommen
werden. Als guten Abstand der Prefetch-Operation zur entsprechenden Speicherreferenz ergibt sich somit

R
wobei [ die Speicherlatenzzeit ist und s die Linge des kiirzesten Pfads durch den Schleifenkorper,
welche vom Compiler ndherungsweise bestimmt wird.

Angenommen, n = [%] ergibt nun 5 Schleifendurchldufe, dann zerlegen wir die urspriingliche Schleife
fiir das Software-Pipelining nun in drei Teile :

e Den Prolog : hier werden die ersten n Speicherreferenzen vorgeladen.
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Ausgangscode :

for (i=0;i<n;i++) {
if ((4i mod 8) == 0)
prefetch(i);
restcode(i);

Code mit ausgerollter Schleife :

for (i=0;i<n;i+=8) {

prefetch(i)

restcode(i);

restcode(i+1);
restcode(i+2);
restcode(i+3);
restcode(i+4);
restcode(i+h);
restcode(i+6) ;
restcode (i+7);

Code nach dem ’strip-mining’

for (j=0;j<n;j+=8) {
prefetch(j);
for(i=j;i<j+8;i++)
restcode(i);

Abbildung 6: Schleifen ausrollen und ’strip-mining’

93
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e Die Hauptschleife : hier lduft der mittlere Teil der Schleife, wie normal, allerdings ebenfalls mit
Prefetches.

e Den Epilog : hier werden die letzten Schleifendurchliufe abgearbeitet, welche keine Prefetches mehr
enthalten brauchen.

7 Ergebnisse

Schluflendlich stellt man sich natiirlich nun die Frage : Was fiir einen Erfolg bringt die ganze Sache ?

Sicherlich sind die Ergebnisse stark vom jeweils zu optimierenden Code abhingig. Vorrangig fiir die-
se Art des Prefetching geeignet sind wissenschaftliche Programme, welche hiufig mittels Schleifen auf
Feldern arbeiten. Programme, welche in zufélliger Weise auf den Speicher zugreifen sind auf diese Weise
schwieriger zu optimieren, da wichtig ist, daf} sich die Speicheradressen im Vorraus ermitteln lassen. Aber
gerade bei dieser Art von Programmen ist auch das Potential zur Optimierung gegeben, da diese oft lange
Rechenzeiten aufweisen.

Bei einer Testimplementierung durch Todd C. Mowry [1] konnten gewisse Grundaussagen beziiglich
der Optimierungs-Moglichkeiten, welche Prefetching bietet gefunden werden. Hierbei wurde eine Test-
Suite von 13 Beispielprogrammen des oben genannten Typs einmal in der Grundform und das andere
mal mittels Prefetching optimiert, mit einem Simulator analysiert.

Hierbei wurden 6 der 13 Programme um mehr als 45% schneller. Auch alle anderen Programme
wurden insgesamt schneller, jedoch nur um 2 bis 45%.

Hauptséchliche Ursache war, wie beabsichtigt, die Reduzierung der Wartezeiten des Prozessors auf
den Speicher um 50% bis 90%. Hierbei wurde der neu produzierte Overhead meist unter 15% gehalten
(bei 5 von 13 Programmen) und ging nie iiber 50%, so daf sich in der Summe immer ein Geschwindig-
keitszuwachs ergab.

Interessant war auch der Vergleich zwischen dem oben geschilderten Prefetching-System und einem,
welches ohne die vorherige Analysephase einfach alle betroffenen Speicherreferenzen auf Felder inner-
halb von Scheifen vorlddt. Diese Methode produziert bedeutend mehr Overhead, so daf} sich manche
Programme sogar verlangsamten.

In der detaillierten Anaylse der Ergebnisse ergab sich, daf} bei 5 von 13 Programmen iiber 90% der
notwendigen Prefetches gefunden wurden, bei 5 anderen jedoch nur 50%, was z.T. darauf zuriickzufiihren
ist, dafl nicht alle Speichereferenzen dem Muster des linearen Feldzugriffs folgen.

Die Technik der Schleifenauflésung ergab gute Resultate. Im direkten Vergleich mit der naiven Me-
thode einer if-Abfrage fiir das Prefetch-Pridikat ergab sich ein Geschwindigkeitsvorteil von mehr als
25%.

Die Auswirkungen des Software-Pipelining-Schemas sind ebenfalls positiv. Von den 13 Programmen
waren nur zwei Programme dabei, bei denen mehr als 20% der Prefetches ineffektiv waren. Der Rest lag
meist weit unter 10%. Bei den beiden

Ausnahmen waren in der Regel Cache-Konflikte dafiir verantwortlich, daf§ die referenzierten Daten
bereits vor der Verwendung wieder aus dem Cache geworfen wurden.

8 Andere Anwendungsfelder

8.1 Rekursive Datenstrukturen

Fiir Schleifenorientierte Programme haben wir nun gesehen, dafl sich doch eine recht ordentliche Stei-
gerung der Geschwindigkeit ergibt, wenn Speicher-Wartezyklen iiber das Prefetching eliminiert werden.
Es stellt sich die Frage, ob sich dieses System auch auf andere Gebiete erfolgreich anwenden 148t, da
schliellich auch noch viele andere Programme existieren, welche grundsiitzlich zu langsam laufen. Eine
weitere wichtige Klasse von Programmen, welche in diese Kategorie fillt ist diese, welche mit rekursiven
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Datenstrukturen arbeitet. Diese Klasse wird auch ’zeigerorientiert’ genannt, da sie in der Regel die ein-
zelnen Datenelemente iiber Zeiger verkniipfen. Hierzu gehoren z.B. Programme, welche Binire Biume
oder verkettete Listen verwenden.

Das Hauptproblem bei dieser Programmsorte ist das der rechtzeitigen Vorherbestimmung der Spei-
cheradressen der Referenzen, welche iiber einen Prefetch optimiert werden sollen. Griinde hierfiir sind,
dal im Vorraus meist nicht klar ist, in welcher Weise die Datenstruktur spéter traversiert wird. Dies er-
schwert sowohl die Analysephase, als auch die Phase des Prefetch-Einbaus. Zur Veranschaulichung dieses
Problems (Pointer-Chasing Problem genannt) stelle, man sich vor, man soll den 5. Knoten welcher nach
dem aktuellen Knoten verarbeitet wird laden. Hierzu miissen iiber die Zeigerstruktur auch noch alle 4
dazwischenliegenden Knoten geladen werden und deren Verweisadressen decodiert werden.

8.2 Lo6sungsansitze fiir rekursive Datenstrukturen

Fiir die Losung des Einbau-Problems sind drei Methoden bekannt :

e das Greedy-Verfahren : hierbei werden bei einem Knoten, welcher n weitere Verweise auf ande-
re Knoten enthielt alle diese n Knoten vorgeladen, in der Erwartung, dafl diese bald ebenfalls
verarbeitet werden. H6chstens der erste Knoten verursacht dann eine Wartezeit fiir den Prozessor,
vorausgesetzt die Verarbeitungszeit des Knotens liegt iiber der Prefetch-Ladezeit eines Knoten). Die
restlichen Knoten sind bereits im Cache, wenn sie ’zeitnah’ weiterverarbeitet werden. Der Vorteil
an diesem System ist, dal weder zusétzlicher Speicheraufwand, noch zusétzlicher Rechenaufwand
betrieben werden muf.

o das Historienzeiger-Prefetching : hierbei wird fiir jeden Knoten ein Zeiger auf den Knoten eingefiihrt,
welcher d Schritte zuvor besucht wurde, wobei d die Anzahl Knoten angibt, welche mindestens
vorher geholt werden miissen, um die Speicherlatenz zu verbergen. Diese Zeiger werden bei der ersten
Traversierung der Datenstruktur mittels eines stindig aktualisierten FIFO-buffers, in dem jeweils
die zuletzt besuchten Knoten vermerkt werden aktualisiert. Am Ende der ersten Traversierung,
sind diese Knotenzeiger dann in der Lage, jeweils anzuzeigen, welcher Knoten als néchstes tieber
einen Prefetch optimiert werden muf}. Nachteil an diesem System ist der zusétzliche Speicher-
und Rechenaufwand fiir die Verwaltung der Historienzeiger-Struktur. Auflerdem hat dieses System
nur dann einen Sinn, wenn die Datenstruktur mindestens ein zweites mal in der selben Weise
traversiert wird, da ansonsten natiirlich die Historienzeiger ungiiltig sind und erneut initialisiert
werden miissen. Ist dies jedoch der Fall, zeigt diese Methode gute Ergebnisse.

e die Daten-Linearisierung : Hierbei miissen groBere Anderungen am Programmcode durchgefiihrt
werden, welche allerdings nicht immer machbar sein werden. Grundprinzip hierbei ist, Strukturele-
mente welche nacheinander traversiert werden auch nacheinander abzuspeichern. Sozusagen wird
die Baum- oder Listenstruktur der Datenstruktur auf eine Feldstruktur abgebildet. Dies ist meist
nur dann moglich, wenn die Struktur bereits bei der Anlage entsprechend initialisiert wird. Eine
nachtrigliche Modifikation einer bestehenden Struktur wird nur schwer méglich sein. Grundsitz-
lich lduft dies auf eine eigene Implementierung der dynamischen Speicherzuordnung der Elemente
hinaus, was recht aufwendig erscheint.

8.3 Ergebnisse fiir rekursive Datenstrukturen

Von den drei Methoden wurden bisher nur das Greedy-Prefetching in einem Compiler implementiert. Fiir
die anderen beiden wurden von Hand jeweils 10 Beispiele, welche die entsprechenden Datenstrukturen
verwenden, optimiert. Auf eine Lokalitdtsanalyse wurde grundsétzlich verzichtet, was die Ergebnisse zwar
etwas verbessern, aber wohl nicht von ihrer Grundtendenz her dndern koénnte.

Grundsétzlich sind die Ergebnisse des Greedy-Prefetchings nur duflerst bescheiden. Teilweise werden
die Beispielprogramme langsamer, grofitenteils sind sie unmerklich schneller. Wirkliche Verbesserungen
sind nur dort sichtbar, wo das Programm genau dem Zugriffsschema, welches Greedy optimiert anwendet.
Allerdings sind diese eher erfolglosen Ergebnisse auch darauf zuriickzufithren, daff die meisten dieser
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Programme eher wenig zeit damit verbringen, auf den Speicher zu warten. Speicherlatenz ist also hier
eigentlich gar nicht das grofie Problem. Obwohl dieses einigermaflen zufriedenstellend gelost wird, ist das
Gesamtergebnis keineswegs merklich besser.

Fiir das Historienzeiger-Prefetching ist nur ein Ergebnis verfiighar, da dessen Anwendungsmdoglich-
keiten aufgrund der wiederholten gleichartigen Traversierung etwas eingeschrinkt ist. Allerdings ist diese
Methode dann sogar noch sehr viel besser als das Greedy-Prefetching, da weniger unnotige Prefetches
veranlafit werden und auflerdem eine bessere Deckung der bendtigten Prefetches erreicht wird.

Ahnliche Ergebnisse bietet die Methode der Datenlinearisierung. Dort wo diese Methode iiberhaupt
anwendbar ist, zeigt sie bessere Ergebnisse als Greedy, da einfach weniger unnotige Prefetches veranlaf3t
werden.

Allerdings hat Greedy-Prefetching gegeniiber den beiden anderen Methoden den Vorteil, dafl es bereits
automatisierbar ist, was wohl Grundvorraussetzung fiir seine Verbreitung sein diirfte.

9 Zusammenfassung

Programme, welche iiber Schleifen auf Feldern arbeiten, was fiir viele wissenschaftliche Programme zu-
trifft, konnen effektiver mit dem Speichersystem umgehen, wenn sie bald benétigte Daten rechtzeitig dort
anfordern. Dies geschieht iiber das sogenannte 'Prefetching’. Moglich ist das deshalb, weil das Speicher-
system so gleichméfiger ausgelastet wird. Programme, welche das Speichersystem bereits bis zum Limit
ausreizen, haben mit dieser Methode allerdings keinen Erfolg. Die maximale Beschleunigung, welche iiber
das Prefetching zu erzielen ist, entspricht demnach auch eben dieser Wartezeit des Prozessors auf einen
Hauptspeicherzugriff. Das Potential ist jedoch nicht zu vernachlissigen, da gerade die oben erwihnte
Sorte Programme oft beinahe die halbe Zeit damit verbringt auf den Hauptspeicher zu warten, daher
also bis zu 50% Optimierungspotential bergen.
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Seminar - Ausarbeitung VII
Gerd Flaig

Konsistenzmodelle

Zusammenfassung
Dieser Artikel beschiftigt sich mit den géngigsten Methoden, mit DSM!'!-Systemen umzugehen.
Man bedient sich dabei sogenannter Konsistenzmodelle, die im wesentlichen festlegen, unter welchen
Voraussetzungen das Speichersystem ein definiertes Verhalten zeigt. Die wichtigsten dieser Modelle
werden kurz vorgestellt und abschlieflend verglichen.

1 Einleitung

In Mehrprozessorsystemen stellt sich das Problem, die Sicht der einzelnen Knoten'? auf einen gemeinsa-
men Speicher konsistent zu halten. Der gemeinsame Speicher kann dabei wie im in Abbildung 1 dargestel-
leten busbasierten Multiprozessorsystem als realer Speicher oder bei einem System wie in Abbildung 2
rein virtuell existieren. Greift ein Knoten auf eine Speicherseite'® zu, die auf einem anderen Knoten gehal-
ten wird, so ist der Zugriff im allgemeinen deutlich langsamer als auf eine lokal gehaltene Seite. Um dieses
Problem zu lockern, werden Caches eingesetzt, womit man sich jedoch ein anderes Problem einhandelt,
ndmlich die auf unterschiedlichen Knoten gehaltenen Kopien der Seite konsistent zu halten. Hierzu gibt
es mehrere Ansitze, die im Folgenden besprochen werden. Im Wesentlichen handelt es sich dabei um
Konsistenzmodelle, die festlegen, was ein Programmierer vom Speicher erwarten darf. Ein Konsistenzmo-
dell kann man sich dabei als eine Art Vertrag zwischen dem Programmierer und dem Speicher vorstellen,
indem Bedingungen formuliert werden, unter denen der Speicher ein definiertes Verhalten aufweist.

Ein Beispiel: In Abbildung 1 greift CPU 1 auf den gemeinsamen Speicher zu, um auf Speicherseite x
schreibend zuzugreifen. Die Seite wird in den lokalen Cache des Knotens iibertragen, kurze Zeit spéter
greift CPU 3 lesend auf dieselbe Seite zu. Wenn der Lesezugriff garantiert den letzte geschriebenen
Inhalt liefern soll, fillt entweder beim Schreiben oder beim Lesen unweigerlich eine Ubertragung iiber
das langsame Verbindungsnetzwerk an. In der Praxis ist es jedoch nicht in allen Fallen nétig, jede kleine
Anderung sofort auf allen Knoten sichtbar zu machen. Wenn man nicht darauf beharrt, auf jeden Fall den
letzten geschriebenen Wert zu erhalten, so wird es z.B. moglich, auf CPU 1 mehrere Schreiboperationen
auf Seite x durchzufiihren, ohne bei jedem Zugriff darauf zu warten, daf die Anderung auf allen Knoten
sichtbar wird. Dies kann zu fiir Programmierer, die Uniprozessormaschinen gewthnt sind anfinglich
verwirrend wirken, da unter Umstédnden auf unterschiedlichen Knoten Schreibzugriffe in unterschiedlicher
Reihenfolge sichtbar werden.

An dieser Stelle mochte ich, um die Beispiele moglichst klar zu halten, eine Notation einfiihren, die in
[5] eingesetzt wird, um die zeitliche Abfolge von Speicherzugriffen in einem verteilten System darzustellen.
Dabei sind die Zeilen des Diagramms jeweils einem Prozefl zugeordnet, die Zeitachse verlduft horizontal
mit nach rechts aufsteigender Zeit. Die Symbole R(x)a und W(y)b bedeuten jeweils einen Lesezugriff
auf Speicherzelle x mit dem Ergebnis a sowie einen Schreibzugriff auf Speicherzelle y mit dem Wert b.
Weiterhin wird angenommen, daf alle Speicherzellen mit dem Wert, 0 vorbelegt sind.

Fiir die Definition der einzelnen Modelle werden noch weitere Begriffe benétigt:

e Das Pridikat W(p, t, z,4) ist genau dann wahr, wenn Prozefl p zum Zeitpunkt ¢ in Speicherstelle x
den Wert ¢ schreibt.

U Distributed Shared Memory
12bestehend aus einer CPU mit eigenem Speicher
3normalerweise wenige Kilobyte
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CPU 1 CPU 2 CPU 3

Memory

‘ Cache | ‘ Cache ‘ | Cache |

Bus

Abbildung 1: Busbasiertes Multiprozessorsystem

Workstation Workstation Workstation
Local Local Local
memory memory memory
CPU CPU CPU

Network

Abbildung 2: LAN-gekoppelter Multicomputer

e Die Gleichung R(p,t,z) = i gibt an, dal Prozef p zum Zeitpunkt ¢ aus Speicherstelle 2 den Wert i
liest.

2 Strikte Konsistenz

Das einfachste und und intuitiv einleuchtendste Konsistenzmodell ist die strikte Konsistenz. Sie ist wie
folgt definiert: Ein Speichersystem ist strikt konsistent, wenn es folgende Bedingung erfiillt:

W(p,to,m,i) = (Fty > to:Vt:to <t <ty = R, t,x) =1)

Das in Abbildung 3 aufgezeichnete Verhalten ist fiir in Speichersystem mit strikter Konsistenz akzep-
tabel. Im Gegensatz dazu verletzt das folgende Beispiel (Abbildung 4) die oben angegebene Bedingung
fiir strikte Konsistenz, da der erste Lesezugriff einen anderen Wert liefert als denjenigen, der mit dem
vorhergehenden Schreibzugriff geschrieben wurde.

Wie man leicht sieht, ist die Bedingung fiir strikte Konsistenz nicht erfiillt, wenn wir p = Py, to = 0,
i=1,¢t =2,t=1und p' = P, setzen.

3 Sequentielle Konsistenz

Definition: Ein Speichersystem ist sequentiell konsistent, wenn es nachfolgende Bedingung erfiillt:

P1 W(X) 1
P, R(x)1

Abbildung 3: Beispieldiagramm
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P W1
Py R(x)0 R(x)1
t 0 1 2

Abbildung 4: Nicht strikt konsistenter Speicher

W (p,to,m,4) AW (p,t1,m,5) ANty > to =Tt 1,15 1ty > to Aty >t Aty <t <ty
AVE: ((ty <t <ty = R, tz)=1i)
Aty <t <ty = R(p,t,z) =)

Definition nach [4]: Ein Speichersystem ist sequentiell konsistent, wenn es die folgende Bedingung
erfiillt:

The result of any execution is the same as if the operations of all processors were executed in
some sequential order, and the operations of each individual processor appear in this sequence
in the order specified by its program.

Damit ist unmittelbar einsichtig, da} aus strikter Konsistenz die sequentielle Konsistenz folgt, da
erstere eine globale Totalordnung fiir die Zugriffe vorschreibt.

Aus obiger Definition folgt, dafl ein Prozef} die Speicherzugriffe eines anderen Prozesses moglicherweise
um eine unbestimmte Zeit versetzt sieht. Man kann sich nur darauf verlassen, daf} die Speicherzugriffe
eines Prozesses P von allen anderen Prozessen in genau der Reihenfolge gesehen werden, in der sie von
P ausgefiihrt werden. Das Beispiel in Abbildung 4 erfiillt also die Bedingung fiir sequentielle Konsistenz.

Wir verdeutlichen uns den allgemeinen Fall anhand der Definition: Zu den Zeitpunkten to und ¢; mit
to < t; finden nacheinander zwei Schreibzugriffe von Prozessor p statt. Daraus folgt fiir die moglichen
Ergebnisse von Lesezugriffen eines beliebigen Prozessors p’ zum Zeitpunkt ¢:

L. 3th > to: R(p',th,z) =i
2. 3t >t > to: R, th,2) =

Das heifit, dafi der Schreibzugriff W (p, to, , 1) zeitlich um At = t{,—to versetzt auf anderen Prozessoren
sichtbar wird und daf§ der danach erfolgte Schreibzugrift W (p, t1,z, j) auf jeden Fall erst nach t{, sichtbar
wird (] > ).

Zur Verdeutlichung hier noch ein weiteres Beispiel: In Abbildung 5 sind drei parallele Prozesse ab-
gebildet. Es gibt insgesamt 6! = 720 Moglichkeiten, die Anweisungen aller drei Programmfragmente in
eine globale Reihenfolge einzuordnen. Bei sequentieller Konsistenz sind alle der in Abbildung 6 ange-
gebenen Anordnungen erlaubt. Wie man sieht, kénnen unterschiedliche Programmliufe unterschiedliche
Ergebnisse haben. Im Beispiel sind die Ausgaben (001011, 101011, 111111) alle korrekt und es gibt noch
weitere korrekte Ausgaben. Der Programmierer muf} sich iiber diesen Indeterminismus im klaren sein und
programmtechnisch entsprechend damit umgehen.

a=1; b=1; c=1;
print (b, ¢); print (a, ¢); print (a, b);

Abbildung 5: Drei parallele Prozesse

4 Kausale Konsistenz

Definiton: Ein Speichersystem ist kausal konsistent, wenn es nachfolgende Bedingung erfiillt:
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Code: a=1; a=1; b=1;
print (b, ¢); b =1; a=1;
b=1; print(a, ¢); ¢ = 1;
print (a, ¢); print(b, ¢); print(a, c);
c=1; c=1; print(b, c);
print(a, b);  print(a, b); print(a, b);

Ausgabe: 001011 101011 111111

Abbildung 6: Ausfiihrungssequenzen

W(p, to,.’L‘,i) N R(p',tl,x) =i A W(p',tg,x,j) Nitg < 11 < to
= Iz, tg 1t <tz <tg AR(P",t3,2) =i AR(p",ts,2) = j

Das Modell fiir kausale Konsistenz[3] stellt eine Abschwichung der sequentiellen Konsistenz dar,
indem es eine Unterscheidung zwischen mdoglicherweise kausal zusammenhingenden Speicherzugriffen
und voneinander unabhingigen Zugriffen einfiihrt.

Speichersysteme, fiir die die folgende Bedingung gilt, heiflen kausal konsistent:

Schreibzugriffe, die moglicherweise kausal zusammenhéngen, miissen von allen Prozessen in
derselben Reihenfolge gesehen werden. Nebenldufige Schreibzugriffe konnen auf unterschied-
lichen Knoten in unterschiedlicher Reihenfolge gesehen werden.

Im Beispiel in Abbildung 7 hiingt der Schreibzugriff W(x)2 in Prozess P» moglicherweise vom vorher-
gehenden Lesezugriff R(x)1 ab, z.B. weil der gelesene Wert 1 auf irgendeine Art in die Berechnung des
spéter geschriebenen Werts 2 einfliefit. Das Beispiel erfiillt die Bedingung fiir strikte Konsistenz nicht, weil
P; die Schreibzugriffe W(x)2 und W(x)3 in umgekehrter Reihenfolge sieht. Es erfiillt auch die Bedingung
fiir sequentielle Konsistenz nicht, da die Sequenzen R(x)2 R(x)3 und R(x)3 R(x)2 sich widersprechen.

P W)l W(x)3

Py R(x)1 W(x)2

P; R(x)1 R(x)3 R(x)2
Py R(x)1 R(x)2 R(x)3

Abbildung 7: Zugriffssequenz fiir kausal konsistenten Speicher

5 PRAM Konsistenz und Prozessor Konsistenz
Definition: Ein Speichersystem ist PRAM konsistent, wenn es nachfolgende Bedingung erfiillt:
W(pa tO: €, ’L) A W(p7 tl: ny) A tO <t
= TJto, ) 1 to <t At1 <ty Aty <ty AR, t,x) =i ANR(p,th,y) =
PRAM (pipelined RAM) Konsistenz ist unter folgender Bedingung gegeben:

Schreibzugriffe eines einzelnen Prozesses werden von allen anderen Prozessen in der Reihen-
folge gesehen, in der sie ausgefiihrt wurden. Schreibzugriffe unterschiedlicher Prozesse konnen
von verschiedenen Prozessen in unterschiedlicher Reihenfolge gesehen werden.
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Mit anderen Worten: Es existiert u.U. keine globale Sequenz von Speicherzugriffen, die fiir alle Prozesse
gilt. Die Zugriffe eines Prozesses bleiben in ihrer Reihenfolge unberiihrt, es gibt jedoch keine Garantien
beziiglich der Struktur der Verschrinkung von Zugriffen unterschiedlicher Prozesse. Der Unterschied zur
kausalen Konsistenz besteht im wesentlichen darin, dafy Schreibzugriffe eines Prozesses in eine Pipeline
geschoben werden konnen, da auf den Abschlufl der Zugriffe nicht gewartet werden muf.

Schreibzugriffe aller Prozesse sind untereinander nebenliufig.

P W1

Py R(x)1 W(x)2

Py R(x)1 R(x)2
Py R(x)2 R(x)1

Abbildung 8: Zugriffssequenz fiir PRAM Konsistenz

Abbildung 8 zeigt eine korrekte Zugriffssequenz fiir PRAM Konistenz. Das Beispiel erfiillt die Bedin-
gung fiir strikte Konsistenz nicht, da Py die Schreibzugriffe W(x)1 und W(x)2 in umgekehrter Reihenfolge
sieht. Sequentielle Konsistenz ist nicht gegeben, da sich die Sequenzen von P3 und P, widersprechen. Kau-
sale Konsistenz ist nicht gegeben, da die Zugriffe von P, moglicherweise kausal zusammenhéngen und
Py zuerst den Wert 2 und dann den Wert 1 liest. Daraus folgt, dal PRAM Konsistenz ein schwéicheres
Modell ist als die bisher vorgestellten.

PRAM Consistency und Processor Consistency unterscheiden sich nur in Details. [1] setzt sich mit
diesen Unterschieden auseinander.

6 Schwache Konsistenz

Die bisherigen Modelle kamen ohne explizite Synchronisierungsoperationen aus. Dies gilt fiir die folgenden

Modelle nicht mehr. Das Modell der schwachen Konsistenz fiihrt Synchronisierungspunkte durch eine

Trennung zwischen speziellen Variablen, den Synchronisationsvariablen, und sonstigen Variablen ein.
Das Modell wurde von [2] definiert als ein System, das folgenden Bedingungen geniigt:

1. Zugriffe auf Synchronisationsvariable sind sequentiell konsistent.

2. Es ist kein Zugriff auf eine Synchronisationsvariable erlaubt, bis alle vorhergehenden
Schreibzugriffe auf sie auf allen Knoten durchgefiihrt wurden.

3. Es ist kein Zugriff auf andere Variable erlaubt, bis alle vorhergehenden Zugriffe auf
Synchronisationsvariable auf allen Knoten ausgefiihrt wurden.

Zugriffe auf Synchronisationsvariable erfiillen die Bedingung fiir sequentielle Konsistenz, auflerdem
wird garantiert, dal bei einem Zugriff auf eine Synchronisationsvariable alle vorhergehenden Schreibzu-
griffe ausgefithrt wurden.

Eine der Grundannahmen bei schwacher Konsistenz ist, da} Zugriffe auf gemeinsame Variablen nor-
malerweise in zusammenhingenden Blocken, die durch liangere Abschnitte, in denen kein Zugriff auf
gemeinsame Variablen stattfindet, erfolgen.

7 Release Consistency

Ein Problem bei schwacher Konsistenz ist die fehlende Unterscheidung zwischen dem Betreten und Ver-
lassen eines kritischen Abschnitts. Um die Grenzen von kritischen Abschnitten festzulegen, werden zwei
zusitzliche Operationen eingefiihrt. Acq(L) kennzeichnet den Anfang, Rel(L) das Ende eines kritischen
Abschnitts.

Abbildung 9 zeigt eine korrekte Zugriffssequenz fiir Release Consistency. P, erhélt den zuletzt von
Py in Speicherstelle x geschriebenen Wert, wihrend P; ohne vohergehende Acq(L)-Operation liest und
daher nicht garantiert den letzten Wert bekommt, der vor Rel(L) von P; geschrieben wurde.
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P Acq(L) W1 W(x)2 Rel(L)
Py Acq(L) R(x)2 Rel(L)
Py R(x)1

Abbildung 9: Zugriffssequenz fiir Release Consistency

Im allgemeinen kann man ein Speichersystem als release consistent bezeichnen, wenn folgende Bedin-
gungen erfiillt sind:

1. Bevor ein Zugriff auf eine gewohnliche Variable ausgefiihrt wird, miissen alle Acquire-
Operationen des Prozesses erfolgreich ausgefiihrt worden sein.

2. Bevor eine Release-Operation ausgefiihrt wird, miissen alle vorhergehenden Schreib- und
Leseoperationen des Prozesses ausgefiihrt worden sein.

3. Die Acquire- und Release-Operationen miissen Processor Consistent sein (sequentielle
Konsistenz ist nicht erforderlich).

8 Entry Consistency

Dieses Modell unterscheidet sich vom vorhergehenden Modell nur darin, dafl die Synchronisation bei
Betreten eines kritischen Abschnitts durchgefiihrt wird.

9 Implementierungsaspekte

Sequentielle Konsistenz ist am einfachsten zu erreichen. Der Trivialfall ist gegeben, wenn von jeder Spei-
cherseite genau eine Kopie existiert, die nach Bedarf zwischen Knoten hin- und hertransferiert wird.
Werden Seiten kopiert, auf die nur lesend zugegriffen werden kann, ist die sequentielle Konsistenz natiirli-
cherweise weiterhin gegeben, da immer noch nur auf eine Kopie der Seite schreibend zugegriffen werden
kann. Erst wenn mehrere schreibbare Kopien einer Seite existieren, miissen Mafinahmen zur Wahrung
der Konsistenz ergriffen werden. Welche Mafinahmen das sind, hingt von der Art des Kommunikati-
onsmediums zwischen den Knoten ab. Existiert ein zuverlissiger Broadcast-Mechanismus, so kénnen
Schreibzugriffe einfach iiber diesen Mechanismus allen Knoten bekannt gemacht werden. Hierbei kan ent-
weder ein Tupel mit der gesinderten Adresse und dem neuen Datum gesendet werden (Update) oder nur
die gednderte Adresse (Invalidate).

Fiir Implementierungsaspekte beziiglich anderer Modelle sei an dieser Stelle auf die Literatur verwie-
sen, insbesondere auf [5].

10 Vergleich

Die besprochenen Konsistenzmodelle unterscheiden sich in ihren Einschrinkungen, in der Komplexitét
der Implementierung, in ihren Anspriichen an den Programmierer und in ihrer Performance. Sie lassen
sich in zwei Kategorien einteilen: Modelle mit und ohne Synchronisierungsoperationen.

Der wesentliche Unterschied zwischen den einzelnen Konsistenzmodellen besteht darin, welche Um-
ordnungen bei Speicherzugriffen erlaubt sind.

Die Modelle mit expliziten Synchronisierungsoperationen (Acquire/Release, Kennzeichnung von Va-
riablen als Synchronisationsvariable) erlauben es dem Programmierer, innerhalb eines kritischen Ab-
schnitts sequentielle Konsistenz anzunehmen.
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11 Zusammenfassung

In der folgenden Tabelle werden die Schliisseleigenschaften der vorgestellten Konsistenzmodelle kurz
zusammengefasst:
| Konsistenz | Beschreibung |

strikt Totale zeitliche Ordnung aller verteilten Zugriffe

sequentiell | Alle Prozesse sehen alle verteilten Zugriffe in derselben Reihenfol-
ge

kausal Alle Prozesse sehen alle kausal zusammenhéngenden Zugriffe in
derselben Reihenfolge

PRAM Alle Prozesse sehen Schreibzugriffe eines Prozessors in der Rei-
henfolge, in der sie ausgefiihrt wurden

schwach Gemeinsamer Speicher wird explizit synchronisiert

Release Synchronisierung bei Beendigung eines kritischen Abschnitts

Entry Synchronisierung bei Eintritt in einen kritischen Abschnitt

Es existieren eine Reihe von Konsistenzmodellen, die jeweils in verschiedenen Systemumgebungen
sinnvoll einsetzbar sind. Anforderungen wie die verfiigbare Kommunikationsbandbreite, Einfachheit der
Programmierung, Struktur der Anwendung etc. beeinflussen die die Wahl entsprechender Systeme stark.
Zum heutigen Zeitpunkt kann die Forschung auf dem Gebiet verteilter Speicher noch lange nicht als
abgeschlossen betrachtet werden, und es ist sicherlich sinnvoll, sich mit den entsprechenden theoretischen
Grundlagen vertraut zu machen.
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Florian Liekweg

TreadMarks — Ein
Distributed-Shared-Memory-System fiir
Workstation-Cluster

Zusammenfassung

TreadMarks ist ein in Software implementiertes DSM-System, das es erlaubt, einen Cluster von
Workstations zu einem Parallelrechensytem zusammenzuschliessen. Mit der Flexibilitdt, die man
daraus gewinnt, dafl man die meist schon vorhandene Hardware nutzen kann, anstatt einen neuen
GroSSrechner anzuschaffen, verbindet TreadMarks ein vergleichsweise komfortables Programmiermo-
dell, das einerseits dem Benutzer die komplexe Kommunikation zwischen den einzelnen Workstations
weitgehend verbirgt, andererseits jedoch weitergehende Optimierungen zuldsst, um so die Leistung
zu steigern. In Experimenten hat sich gezeigt, dal TreadMarks Leistungssteigerungen erméglicht, die
nahe am maximal Mdoglichen liegen.

Nach einem kurzen Uberblick iiber andere Systeme gibt dieser Artikel eine Einfithrung in die
Arbeitsweise mit TreadMarks und das zugrundeliegende Programmiermodell.

Den Hauptteil bildet die Vorstellung des inneren Aufbaus von TreadMarks. Hier werden die wich-
tigsten Mechanismen vorgestellt, aus denen TreadMarks seine Leistungsfihigkeit bezieht. Insbesondere
sind dies die Release Consistency und das in TreadMarks implementierte Multiple-Writer-Protokoll.

Zum Abschluss werden einige Erweiterungen vorgestellt, mit denen die Leistung von TreadMarks
weiter gesteigert werden kann. Die meist experimentell gewonnenen Ergebnisse zeigen, dafl Tread-
Marks durchaus an die Geschwindigkeit anderer Systeme herankommt, ohne daf} die in der Einleitung
beschriebenen Vorteile aufgegeben werden miissen.

1 Einleitung

Trotz der groflen Fortschritte in der Entwicklung von Prozessoren und Workstations gibt es nach wie vor
Probleme, die selbst mit der heute vorhandenen Rechenleistung nicht in akzeptabler Zeit geldst werden
konnen. Dazu gehort zum Beispiel die Simulation von der Belastung und der davon verursachten Verfor-
mung von Materialien, wie sie in der Autoindustrie gefragt ist, um die Entwicklung sicherer Fahrzeuge
auch ohne kostspielige Crash Tests zu ermoglichen. Ein weiteres Gebiet, das traditionell auf eine hohe
Rechenleistung angewiesen ist, ist die Simulation von Stromungsvorgéngen, wie sie bei der ldngerfristigen
Wettervorhersage notig ist. Weiterhin gibt es Gebiete, in denen zur Planung von Personal und Material
Verfahren verwandt werden miissen, die nicht nur zu den ,Musterbeispielen von NP-harten Proble-
men gehoren, sondern bei denen in der Praxis genau die Instanzen zu l6sen sind, die eine extrem hohe
Rechenzeit provozieren.

Wegen dieser groflen Nachfrage an ,,Rechenpower® ist in den letzten Jahren viel Arbeit in die Ent-
wicklung groflerer, schnellerer Rechner geflossen. Bekannte Beispiele der letzten Zeit sind die Grofirechner
der Firma Cray und die neueren Modelle der Firma Sun Microsystems. Neben der Steigerung der Takt-
frequenz der Prozessoren verspricht man sich auch eine Leistungssteigerung durch den Einsatz mehrerer
Prozessoren in einem Rechner.
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Lokaler Adrefiraum Globaler Adrefiraum
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Abbildung 1: Konfigurationen von Multiprozessoren

1.1 Parallelrechner

In Abbildung 1 sind die heute iiblichen Konfigurationen von Parallelrechensytemen nach [26] zusam-
mengestellt. In dieser Abbildung wird durch Schattierungen angedeutet, in welchen Speicherbereichen
eine CPU arbeitet. Diese konventionellen Multiprozessorsysteme unterscheiden sich nicht nur im Aufbau,
sondern auch in der Arbeitsweise.

1.1.1 Multicomputer

Die linke Spalte von Abb. 1 zeigt die Konfigurationen fiir die sog. Multicomputer. Diese Maschinen
verfiigen iiber mehrere, voneinander unabhingig arbeitende Zentraleinheiten, von denen jede Einheit in
ihrem lokalen Speicher arbeitet.

Im Vordergrund steht hier die Moglichkeit, mehrere unabhéngige Prozesse auf dem gleichen Rechner
ablaufen lassen zu kénnen, wobei die Peripherie, die an das System gekoppelt ist, von allen Prozessen
genutzt werden kann. Eine Kooperation der Prozessoren ist moglich, wenn die einzelnen Zentraleinheiten
gekoppelt sind. Dies kann entweder dadurch geschehen, dafl die Einheiten durch gemeinsame Speicher
Daten austauschen, wie bei der IBM 3090/100, oder durch Nachrichten, die zwischen den Einheiten durch
ein Verbindungsnetzwerk ausgetauscht werden.

1.1.2 Multiprozessorsysteme

Die Abarbeitung eines einzigen Algorithmus’ durch mehrere Prozessoren erfordert eine globale Speicher-
struktur, wie sie in der rechten Spalte von Abb. 1 gezeigt wird.

Die Organisation des Speichers als einheitlichen Zentralspeicher reduziert den Programmieraufwand
fiir einen parallel auszufithrenden Algorithmus auf die Synchronisation der auf den verschiedenen Prozes-
soren ausgefiihrten Programmen. Ist der Algorithmus jedoch nicht nur rechen-, sondern auch dateninten-
siv, so kann der Zentralspeicher leicht zu einem Engpass werden: Wollen mehrere Prozessoren gleichzeitig
auf den Speicher zugreifen, so kann nur einer der Prozessoren den Zugriff durchfiihren, wiahrend die
anderen Prozessoren warten miissen.

Ein weiteres Problem, das in erster Linie fiir eine zentrale Speicherorganisation geldst werden muf3, ist
das der Cache-Kohirenz. Abbildung 2 zeigt noch einmal ein Multiprozessorsystem mit Zentralspeicher;
im Gegensatz zu Abb. 1 sind diesmal die Cache-Speicher mit eingezeichnet. Die Cache-Speicher, {iber
die die CPU auf den Hauptspeicher zugreift, speichern bei einem Ladezugriff der CPU zusammen mit der
verwendeten Speicheradresse den Inhalt, der bei diesem Ladezugriff vom Speicher geliefert wird. Bei einem
erneutem Zugriff auf dieselbe Adresse kann der Cache den Inhalt der angesprochenen Speicherzelle liefern,
ohne daf} ein erneuter, in der Regel sehr zeitaufwendiger Zugriff auf den Hauptspeicher erfolgen muf.
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Abbildung 2: Zum Problem der Cache-Kohiirenz: Da die Cache-Speicher wiederholte Lade- und Speicher-
zugriffe auf dieselbe Adresse bedienen, ohne jedesmal auf den Hauptspeicher zuzugreifen, kénnen dem
lesenden Prozessor Anderungen, die von anderen Prozessoren vorgenommen wurden, verborgen bleiben.
Weiterhin fithrt die verzogerte Durchfithrung von schreibenden Zugriffen dazu, daf3 diese von anderen
Prozessoren nicht wahrgenommen werden.

Wird allerdings dieselbe Speicherzelle von einem anderen Prozessor beschrieben, so wird diese Tatsache
durch den Cache verdeckt. Erst ein Abgleich zwischen jedem einzelnen Cache und dem Zentralspeicher
bewirkt, daf§ die Prozessoren mit aktuellen Daten arbeiten. Auch einen schreibenden Zugriff kann der
Cache abfangen, um zu vermeiden, daf3 der schreibende Prozessor auf die Beendigung des Vorganges
warten muf}; auch hier wird der geschriebene Wert fiir die anderen Prozessoren erst nach einem Abgleich
zwischen Cache und Zentralspeicher sichtbar.

Diesen beiden Aspekten der Problematik begegnet man mit Konsistenz-Protokollen, in denen festge-
legt ist, wie die problematischen Situationen erkannt und behandelt werden. Bei élteren Rechnern findet
sich noch eine Implementation in Software; inzwischen wird die Abarbeitung dieser Protokolle in die
Hardware der Cache-Speichern integriert. Haufig anzutreffende Protokolle sind das MESI- und das etwas
einfachere MSI-Protokoll. Weitere Informationen zu diesem Thema finden sich in [26]; eine ausfiihrlichere
Einfiihrung bietet [25] und [7].

1.2 Ebenen der Parallelitit

Die unterschiedlichen Organisationsformen der Rechner unterstiitzen verschiedene Arten der Parallelitét.
Ohne die sprachsyntaktischen Konstrukte zu beriicksichtigen, lassen sich die Rechner und damit auch
die Programme, die auf ihnen ablaufen, nach der Granularitit klassifizieren. Sowohl die Einteilung der
Granularitét in verschiedene Stufen der Parallelitiit als auch die Einordnung eines konkreten Programms
in eine wie auch immer gestaltete Einteilung ist nicht immer eindeutig vorgegeben. Im folgenden wird die
fiinfstufige Einteilung nach [26] verwandt:

Programmebene, Jobebene: Diese Ebene wird durch parallele Verarbeitung voneinander unabhingi-
ge Programme charakterisiert, wie sie fiir Multicomputer iiblich ist. Die Parallelverarbeitung dieser
Ebene wird durch das Betriebssystem organisiert. Ein Beispiel fiir ein Betriebssystem, das einen
Rechner, der mit mehreren Prozessoren bestiickt ist, so betreiben kann, ist LINUX/SMP.

ProzeB3- oder Taskebene: Hier wird ein einziges Programm in eine Anzahl parallel auszufiihrender
Prozesse zerlegt. Jeder der einzelnen Prozesse besteht aus einigen tausend sequentiell auszufiithren-
den Befehlen und operiert auf eigenen Datenbereichen. Typische Beispiele sind UNIX-Prozesse und
Tasks in Ada. Auch hier leistet das Betriebssystem Unterstiitzung, indem es Primitive zur Interpro-
zeBkommunikation und -kooperation sowie zur Synchronisierung der einzelnen Tasks zur Verfiigung
stellt. Ein Beispiel fiir eine Workstation, auf der diese Art der Parallelarbeit implementiert ist,
bieten die SPARC-basierten Mehrprozessorsysteme der Firma Sun Microsystems, bei denen das
Betriebssystem Solaris die Zuordnung zwischen Prozessoren und Prozessen bzw. Jobs dynamisch
vornimmt.

Blockebene: Im Gegensatz zur vorgenannten Prozeflebene arbeiten hier die parallel auszufithrenden
sog. Tread oder Light-Weighted Processes in einem gemeinsamen Adrefiraum. Ein Beispiel hierfiir
bieten die Tread gemifl dem POSIX 1003.4a-Standard. Auch die Parallelisierung, die der weiter
unten erwithnte APR-XHPF-Ubersetzer der Firma IBM vornimmt, fillt in diese Klasse.
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Anweisungsebene: Auf dieser Ebene werden mehrere aus Sicht der Maschine atomare Anweisungen
gleichzeitig ausgefiihrt. Diese Art der Parallelitit findet auf Hardwareebene statt. Allen Imple-
mentationen ist gemein, dal der Programmierer hier kaum mehr Eingriffsmoglichkeiten hat; die
Parallelisierung erfolgt entweder in speziellen Ubersetzern oder wird durch die Hardware selbst
erledigt.

Ein Beispiel hierfiir sind VLIW-Prozessoren, fiir die ein Ubersetzer einen Befehlsstrom generiert, der
in jedem der very long instruction words mehrere voneinander unabhingige Befehle enthilt, die im
Prozessor durch entsprechend viele Ausfiihrungseinheiten bearbeitet werden. Ein weiteres Beispiel
findet sich in den meisten der heute erhéltlichen Mikroprozessoren, die vornehmlich superskalar
arbeiten. Auf diesen Prozessoren sind die Ausfithrungseinheiten zum Teil mehrfach vorhanden; in
jedem Falle kénnen alle Ausfithrungseinheiten voneinander unabhingig arbeiten. Ein superskalarer
Prozessor analysiert den eingehenden Befehlsstrom, und verteilt méglichst viele der eingehenden
Befehle auf die Ausfiihrungseinheiten.

Suboperationsebene: Hier werden Maschinenanweisung im Prozessor in Suboperationen aufgebrochen,
die dann parallel ausgefiihrt werden. Der Einsatz dieser Prozessoren ist auf die wenigen Spezialfille
beschrankt, in denen sich der Programmcode zu dieser Art von Parallelisierung anbietet. Beispiele
sind Vektor- und Feldrechner, die iiber langen Datenreihen arbeiten, wobei auf jedem einzelnen Wert
die gleiche Operation ausgefiihrt wird; auch der XSC-Prozessor arbeitet auf diese Weise beliebig
lange Skalarprodukte ab, wobei die Eingabe aus zwei Datenreihen besteht, von denen Wertpaare
multipliziert und die Summe dieser Produkte akkumuliert wird. Ndheres zu diesem Prozessor findet
sich in [15] und [16].

1.3 Programmiermodelle

Neben den verschiedenen Moglichkeiten, Multiprozessorsysteme zu organisieren und zu implementieren
interessieren den Anwender bzw. den Programmierer in erster Linie die Programmiermodelle, auf denen
sie ihre Software erstellen. Die Programmiermodelle beschreiben eine abstrakte Maschine, die die erstellte
Software ausfiihrt.

Die Bewertung der unterschiedlichen Programmiermodelle kann in Hinblick auf zweierlei Aspekte
erfolgen:

e Aus Sicht des Anwendungsprogrammierers steht der praktische Einsatz des Modells im Vorder-
grund. Er orientiert sich daran, wieviel Aufwand er auf den Betrieb des Modells verwenden muf}, da
dieser Aufwand von der Zeit abgeht, die ihm fiir die Entwicklung der eigentlichen Software bleibt.
Weiterhin wird er beachten, ob und wie ihn das Programmiermodell bei seiner Arbeit einschrinkt,
indem es die Anderung, Erweiterung oder Wiederverwendung bereits erstellter Software erschwert.

e Aus Sicht derjenigen, die das Modell erstellen, ist es wichtig, einen gangbaren Kompromif zu finden
zwischen den Wiinschen der Anwendungsprogrammierer und der zugrundeliegenden Hardwarearchi-
tektur. Einerseits darf man, wie schon erwihnt, dem Anwender nicht zuviel Kleinarbeit aufbiirden,
andererseits sollte man jedoch der Endanwendung einen mdglichst grofien Anteil der vorhandenen
Rechenkraft zur Verfiigung stellen.

Im folgenden Abschnitt werden einige Alternativen vorgestellt, die zur Zeit Anwendung finden.

1.4 Programmierumgebungen
1.4.1 HPF — High Performance Fortran

Ein Ubersetzer fiir High Performance Fortran bietet die Maglichkeit, ein Fortran-Programm so zu iiberset-
zen, daB es auf einem Parallelrechner ausgefithrt werden kann. Der Ubersetzer versucht, in den Schleifen
des Programms Muster zu erkennen, fiir die der Ubersetzerbauer festgelegt hat, wie sie zu parallelisieren
sind. Solange das Programm solche Muster enthiilt, die der Ubersetzer kennt, kann er sehr effektiven Par-
allelcode erzeugen, ohne dafl der Programmierer einzugreifen braucht. Diejenigen Konstrukte, die zwar
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parallelisiert werden koénnten, jedoch nicht vom Compiler erkannt werden, werden weiterhin sequentiell
ausgefiihrt. Die Moglichkeiten des Programmierers, hier einzugreifen, sind sehr beschriinkt.

1.4.2 PVM — Parallel Virtual Machine

PVM bietet dem Programmierer die Parallel Virtual Machine, ein DSM-System, bei dem die Prozessoren
kommunizieren, indem sie sich gegenseitig Nachrichten zusenden.

Um von Prozessor p zu Prozessor ¢ Nachrichten verschicken zu kénnen, muf} fiir p eine Datensenke
deklariert werden, bei ¢ die zugehorige Datenquelle. Die Daten, die p in die Datensenke gibt, werden durch
die PVM-Software zu Prozessor g geleitet, dem sie an der Datenquelle in FIFO-Reihenfolge zur Verfiigung
stehen. PVM bietet sowohl blockierende als auch nicht-blockierende Sende- und Empfangsoperationen an.

Mit PVM 148t sich die Kommunikation zwischen den Prozessoren sehr prizise steuern. Ein gutes
PVM-Programm kann dadurch ein DSM-System besonders gut ausnutzen, so dafl solche Programme als
Mafistab dafiir dienen konnen, welche Leistung sich mit einer gegebenen Hardware iiberhaupt erreichen
148¢t.

Die Programmierung mit PVM ist jedoch sehr aufwendig. Der Programmierer mufl nicht nur den
Algorithmus parallelisieren, sondern zusétzlich nachvollziehen, welcher Prozessor wann welche Daten
braucht, um die Kommunikation an den Datensenken und -quellen korrekt implementieren zu kénnen.
Diese ausprogrammierte Kommunikation kann einen erheblichen Anteil am Gesamtprogramm und damit
an der Arbei des Programmierers ausmachen. Zudem 143t sich die Kommunikation selbst bei nur kleinen
Anderungen am Algorithmus nur schlecht wiederverwenden, so dafl auch die Uberarbeitung eines PVM-
Programms sehr aufwendig ist.

Eine Moglichkeit, diese komplexen Programmierarbeit zu reduzieren, besteht in der Verwendung eines
parallelisierenden Ubersetzers, wie dem Forge XHPF-Compiler [22], der als Priiprozessor arbeitet, und ein
annotiertes Fortran 90-Programm in ein parallelisiertes Fortran 77-Programm umschreibt. Allerdings
sind solche Ubersetzer bzw. Priiprozessoren selbst wiederum kompliziert und schwer zu implementieren.
Die Autoren von [6] weisen darauf hin, dafl ein Priprozessor wie [21] fiir ein DSM-System wie wesentlich
einfacher zu implementieren ist und auch effektiver arbeiten kann.

1.4.3 Das Inspector-Executor-Verfahren

Mit Inspector-Executor bezeichnet man ein Verfahren, das es ermdglichen soll, irregulire Applikationen
effizient auf einem DSM-System auszufiihren. Bevor die eigentliche Berechnung durch den Executor be-
ginnt, durchlduft der Inspector den Programm-Code, und erstellt unter Beachtung der Speicherzugriffe
einen Plan, nach dem die Daten wihren der nachfolgenden Executor-Phase zwischen den Workstations
verteilt werden konnen.

In diesem Plan konnen Nachrichten identifiziert werden, die zusammengefafit werden kénnen, wo-
durch der Kommunikationsaufwand verringert wird. Einen weiteren Geschwindigkeitsvorteil erreicht man
dadurch, daf} der Inspector in manchen Féllen aus der Schleife ,,ausgelagert” werden kann, d. h. nur ein
einziges Mal iiber eine Schleife 1duft, die dann in der Executor-Phase viele Male ausgefiihrt wird. Ein Nach-
teil besteht darin, daB die Analyse, die der Ubersetzer bei der Ubersetzung des Programms ausfiihren
muf}, um solche Félle zu erkennen, duflerst kompliziert werden kann.

2 Synchronisation in Multiprozessorsystemen

2.1 Einleitung

In diesem Abschnitt werden Mechanismen vorgestellt, mit deren Hilfe man die Ausfiihrung der zueinander
parallel ablaufenden Kontrollfiden eines Parallelprogramms synchronisieren kann. Mit Synchronisation
148t sich erreichen, dafl die verschiedenen Kontrollfiden des Programms ihren Ablauf aufeinander ab-
stimmen, so daf} die Fiaden Operationen gleichzeitig ausfiithren, oder eben nicht gleichzeitig ausfiihren,
sondern aufeinander warten.
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Als zugrundeliegendes Modell kann man sich immer ein Mehrprozessorsystem vorstellen, bei dem
also mehrere Prozessoren auf einem globalen Speicher arbeiten. Ob der Speicher als zusammenhingender
Zentralspeicher oder als auf die lokalen Speicher verteilter virtueller Speicher organisiert ist, spielt fiir
diesen Abschnitt keine Rolle. Der Befehlsstrom, den die Prozessoren ausfiihren, bezeichnet man oft als
Kontrollfaden (Thread); mit Blick auf das TreadMarks-System, in dem immer eine Workstation mit einem
Prozessor einen dieser Kontrollfiden ausfiihrt, werden im folgenden Abschnitt die Begriffe ,,Prozessor
und ,,Kontrollfaden“ synonym gebraucht.

In seinem Buch [27] identifiziert der Autor eine Vielzahl von Interaktionsaktionen und die dazu notigen
Kommunikations- und Kooperationsoperationen und beschreibt sie in allen Details. In der Praxis zeigt sich
jedoch, dal man mit einer vergleichsweise geringen Menge an Synchronisationsoperationen auskommt,
da ein grofier Teil der Gesamtheit der in [27] beschriebenen Mechanismen eher akademischen Charakter
hat, und man durch geringfiigige Anpassungen des Programms weitere Mechanismen iiberfliissig machen
kann.

Die in der Praxis wohl am h#ufigsten verwendeten Mechanismen sind die Locks und die Barriers.

2.2 Locks

Ein Lock ist ein Vorrecht, das hochstens ein Prozessor besitzen kann. Die Anforderung und Weitergabe
dieses Vorrechts geschieht durch zwei Primitive, der acquire- und der release-Operation:

acquire: Mit diesem Primitiv kann ein Prozessor das Lock anfordern. Ist momentan ein anderer Prozessor
im Besitz des Locks, so mufl der Prozessor, der das acquire ausfiihrt, warten, bis der derzeitige
Besitzer des Locks dieses aufgibt. Argument zu dieser Operation ist das Lock, das angefordert wird.

release: Mit diesem Primitiv gibt ein Prozessor ein Lock, das er zuvor {iber ein acquire angefordert hat,
auf, so dafl ein anderer Prozessor, der eventuell infolge einer acquire-Operation darauf wartet, dieses
in Besitz nehmen und seine Programmausfiithrung fortsetzen kann. Auch hier wird als Argument
das betreffende Lock iibergeben.

Mit Locks kann man erreichen, das ein Programmabschnitt zu jedem Zeitpunkt von hochstens einem
Prozessor durchlaufen wird, indem man fiir diesen Abschnitt ein Lock vorsieht, und vor Eintritt in diesen
Abschnitt die Ausfithrung eines acquire an diesem Lock vorschreibt. Nachdem der Abschnitt beendet
wurde, wird das Lock iiber die release-Operation wieder zur Verfiigung gestellt.

acquire (L) release (L)

critical
section

Abbildung 3: Gegenseitiger Ausschlufl innerhalb eines kritischen Abschnittes: Vor Eintritt in den Ab-
schnitt fordert der Prozessor das Lock an; nach Abarbeitung des Abschnittes stellt er es wieder zur
Verfiigung.

2.3 Barriers

Mittels Barriers kann man erreichen, dafl die Prozessoren an einer Stelle im Programm aufeinander warten,
um dann gemeinsam die Ausfithrung des Programmes fortzusetzen. Fiir eine Barrier ist nur ein einziges
Primitiv notig: Die barrier-Operation:

barrier: Ein Prozessor, der diese Operation ausfiihrt, wird solange angehalten, bis alle anderen Prozes-
soren ebenfalls diese Operation ausgefiihrt haben. Argument zu dieser Operation ist die ID-Nummer
der betreffenden Barrier.
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In Abbildung 4 ist ein Programmablauf skizziert, der den Kern des in Abb. 18 beschriebenen SOR-
Verfahrens umfasst. Das Verfahren arbeitet in einer zweistufigen Iteration: In step 1 wird von jedem
Prozessor im lokalen Speicher ein Teil der Matrix berechnet, in step 2 werden die Teile in den globalen
Speicher zuriickkopiert. Dann wird nach Uberpriifung einer Abbruchbedingung entschieden, ob ein weite-
rer Iterationsschritt notig ist, oder ob die Iteration abgebrochen werden kann. Vor jedem Schritt warten
die Prozessoren aufeinander, um zu verhindern, dafl ein Prozessor einen neuen Teilschritt beginnt, bevor
ein anderer Prozessor den vorhergehenden Teilschritt beendet hat.

e

barrier (0) barrier (1)

step 1 step 2

Abbildung 4: Synchronisation mittels Barriers: Am Ende jedes Teilschritts (step 1 und step 2) warten
die Prozessoren aufeinander, um zu verhindern, dafl ein Prozessor einen neuen Teilschritt beginnt, bevor
die anderen Prozessoren den letzten Teilschritt beendet haben.

Man kann sich leicht klarmachen, daf} in einem Programm héchstens eine Sperre zu existieren braucht:
Angenommen, zwei Prozessoren, p und ¢ fithren ein Programm aus, und p kommt an eine Sperre S an,
wihrend ¢ an Sperre T wartet. Dann wird p die Sperre S nicht verlassen, ehe ¢ ebenfalls bis zu Sperre S
gekommen ist, wihrend ¢ nicht weiterlaufen kann, bevor p ebenfalls an 7' angekommen ist. Damit kann
keiner der Prozessoren weiterarbeiten, bevor der jeweils andere weiterlduft; die beiden Prozessoren sind
verklemmdt.

Die Datenstrukturen, die ein DSM-System fiir die Implementation der Barriers vorhélt, miissen also
genau einmal vorhanden sein, da jede Situation, in der zwei verschiedene Sperren gleichzeitig benutzt
werden, eine Verklemmung darstellt.

Fiir den Software-Entwickler stellt sich jedoch die Situation etwas anders dar. Angenommen, durch
einen Programmierfehler entsteht ein Programmzustand, in dem ein Prozessor p an einer Stelle im Pro-
gramm auf eine Sperre lduft, z. B. vor step 1 im obigen Beispiel, wihrend ein anderer Prozessor ¢
filschlicherweise das Warten an Barrier 0 iiberspringt, step 1 ausfiihrt, und erst am Anfang von step 2
wartet. Ist im DSM-System nur eine einzige Sperre implementiert, so wird dieser Fehler dazu fiihren, dafl
nun p den step 1 ausfiihrt, wihrend ¢ den step 2 abarbeitet, worauf beide Prozessoren wiederum an
den falschen Stellen aufeinander warten.

Das Programm wird also ablaufen, ohne den Fehler in irgendeiner Weise zu melden; die Ausgabe, die
es liefert, ist jedoch fehlerhaft. Das dies jedoch erkannt wird, ist gerade bei den Problemen, fiir die man
das TreadMarks-System einsetzen wird, sehr zweifelhaft. Auflerdem tut das Vertrauen, dal man gerne
filschlicherweise in die moderne Computertechnologie setzt, ein Ubriges.

Stellt das DSM-System jedoch wverschiedene Sperren zur Verfiigung, so kommt es bei dem Programm
aufgrund des Programmierfehlers zu einer Verklemmung, die einen (scheinbar) normalen Programmablauf
unmoglich macht. Zum einen wird der Fehler damit bemerkbar, zum anderen hat der Programmierer die
Moglichkeit, mit einem Debugger das fehlerhafte Programm zu untersuchen, um so festzustellen, welcher
Prozessor an welcher Stelle welche Sperre iibersprungen hat.

3 Konsistenz-Modelle

Dieser Abschnitt leitet von den allgemeinen Problemen, die sich bei der Implementation eines DSM-
Systems ergeben, iiber zu den moglichen Losungen; niher beschrieben werden speziell die Losungen, fiir
die sich die Urheber von TreadMarks entschieden haben.

Nach dem ‘klassischen’ Konsistenzmodell, der Sequential Consistency werden abgeschwiichte Konsi-
stenzmodelle angesprochen, die Entry Consistency, das Structured Memory-Modell, und schliesslich das
Modell, das in TreadMarks verwendet wird, die Release Consistency.
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Ein weiteres Problem, der hier betrachtet wird, ist das des false sharing, das in DSM-Systemen auftreten
kann. Anschliessend wird das Multiple-Writer-Protokoll erliutert, wie es in TreadMarks implementiert ist.

3.1 Voriiberlegungen

Bereits in Abschnitt 1.1.2 wurde unter dem Stichwort Cache Consistency ein Problem angesprochen, das
fiir Multiprozessorsysteme mit zentral organisiertem Speicher gelost werden muf. Es tritt allerdings nur
deshalb auf, weil die meisten modernen Multiprozessorsysteme mit Cache-Speichern ausgeriistet sind,
und dadurch fiir dieses Problem anfillig werden.

Fiir Multiprozessorsysteme, die auf einem verteilten Speicher arbeiten, ergibt sich ein analoges Pro-
blem: Wie sollen die Daten behandelt werden, die von mehr als nur einem Prozessor bearbeitet (d. h. ge-
lesen und/oder geschrieben) werden?

Die Daten, die von mehr als einem Prozessor bearbeitet werden, kénnen entweder migriert oder
repliziert werden.

Migration der Daten bedeutet, das die betreffenden Daten immer genau einmal vorhanden sind, und
dies vorteilhafterweise immer bei dem Prozessor, der sie gerade bendtigt. Tritt im Ablauf des Pro-
grammes ein anderer Prozessor auf, der die Daten bearbeiten will, so werden sie dem ‘alten’ Pro-
zessor entzogen und zu dem ‘neuen’ Prozessor transportiert.

Der Vorteil dieser Methode besteht darin, dafl im Gegensatz zur Replikation die Daten genau ein-
mal existieren, so daf} jeder Prozessor, der die Daten anfordert, die Daten so erhilt, wie sie zuletzt
bearbeitet wurden. Es kann also nicht vorkommen, daf} ein Prozessor eine Kopie der Daten verwen-
det, withrend ein anderer Prozessor an seiner privaten Kopie derselben Daten schon Anderungen
vorgenommen hat.

Als nachteiliger Effekt ist die hohe Anzahl der Nachrichten zu bemerken, die zwischen den Prozesso-
ren ausgetauscht werden. Auf einem in Hardware implementierten DSM-System mag dieser Effekt
noch nicht zu einer merklichen Beeintrichtigung der Leistung fiihren; in der Hardwarekonfiguration
jedoch, auf der TreadMarks lduft, geschieht der Nachrichtenaustausch iiber ein Netzwerk, das eine
hohe Latenzzeit hat, und damit viel Zeit fiir die Nachrichteniibermittlung braucht. Dieser Nachteil
fillt so schwer ins Gewicht, daf3 eine Strategie, die auf Migration von Daten beruht, fiir TreadMarks
nicht in Frage kommt.

Replikation der Daten heisst, dafl die Daten in mehreren Kopien existieren, wobei jedem Prozessor, der
die Daten bearbeitet, eine Kopie zur Verfiigung gestellt wird.

Der Vorteil liegt darin, dafl einem Prozessor die Daten, die er gerade benotigt, zur Verfiigung stehen,
unabhéngig davon, wieviele andere Prozessoren dieselben Daten gerade brauchen. Die Verbreitung
von Anderungen, die ein Prozessor an seiner lokalen Kopie vorgenommen hat, kann hinausgezogert
werden, bis die Anderungen fiir andere Prozessoren unbedingt sichtbar werden miissen; auBerdem
besteht die Moglichkeit, fiir den Austausch eine Menge von Daten zu aggregieren, die dann mit nur
einer einzigen Nachricht verteilt werden. Wie schon erwéhnt, ‘leidet’ das bei TreadMarks verwendete
Netzwerk unter einer hohen Latenzzeit, die die Kosten pro Nachricht in die Hohe treibt; die Kosten
pro iibertragenem Byte jedoch sind auf niedrigem Niveau konstant.

Der Nachteil besteht offenbar darin, dafl die Nachrichten zur richtigen Zeit an die richtigen Pro-
zessoren verteilt werden miissen. Diese Aufgabe kann das DSM-System nicht allein erledigen.

Der in TreadMarks gewihlte Ansatz folgt dem Replikations-Modell. Um das DSM-System zu unterstiitzen,
wird der Programmierer in diese Aufgabe mit eingebunden, allerdings ohne das er dabei mit implemen-
tations- oder hardwarespezifischen Details iiberladen wird. Es bleibt ihm also nach wie vor moglich, sich
auf die Entwicklung der Algorithmen zu konzentrieren, ohne daf} er einen {iberméssig grofien Teil seiner
Arbeit auf die Dressur von TreadMarks verwenden muf3.

Der Speicher in den meisten Rechnern ist auf Hardwareebene als (Bi-)CMOS-RAM implementiert,
also als eine Liste aus einzeln adressierbaren Zellen; eine Zelle ist typischerweise ein Byte. Wihrend dieses
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lineare Speichermodell auch noch in der Speicherverwaltung mancher Programmiersprachen rudimentér
vorhanden ist (vgl. malloc und die Semantik von Array-Variablen in C), stellen hthere Programmierspra-
chen heute durchgehend den Speicher in Form von typisierten Variablen (Fest- und Gleitkommazahlen,
Buchstaben und -ketten) bzw. Objekten zur Verfiigung. Fiir DSM-Systeme stellt sich die Frage, in welcher
Form der Speicher gehandhabt werden soll:

Strukturierter Speicher: Hier betrachtet auch das DSM-System den Speicher als eine Menge von
Tupeln oder Objekten, die zwischen den Prozessoren transportiert werden miissen. Die Granularitét
der Daten, die transportiert werden, steht hiermit fest, und kann nicht an andere ‘Gegebenheiten’
angepasst werden; insbesondere wird nicht beriicksichtigt, wie mit dem Transportmechanismus, hier
dem Netzwerk, umgegangen werden kann.

Linearer Speicher: Unabhiingig von der Sichtweise des Programms betrachtet das DSM-System den
Speicher als eine lineare Reihung von Speicherzellen. Vorteilhaft macht sich hier bemerkbar, das
diese Betrachtungsweise die Moglichkeit erofinet, die Grofie der Konsistenzeinheiten, d. h. die Anzahl
der Speicherzellen, die ggf. zwischen den Prozessoren ausgetauscht werden, so zu wihlen, dafl sie an
die Arbeitsweise des Netzwerks angepasst ist. Das fiir TreadMarks verwendete Netzwerk verursacht
(wie schon gesagt) hohe Kosten pro Nachricht, jedoch nur geringe Kosten pro {ibertragenem Byte
einer Nachricht. Man wird also bestrebt sein, die Konsistenzeinheiten so grofi wie moglich zu wihlen,
dafl moglichst viele Daten pro Nachricht tibertragen werden kénnen.

Ein Nachteil ist, daf die Konsistenzeinheiten in der Regel nicht deckungsgleich mit den Daten sind,
die zwischen den Prozessoren ausgetauscht werden miissen.

In TreadMarks wird die zweitgenannte Methode angewandt. Dadurch ertffnet sich nicht nur die Moglich-
keit, die Grofle der Konsistenzeinheiten an die charakteristischen Groflien des Netzwerkes anzupassen;
zuséitzlich kommt der Speicherverwaltung von TreadMarks zugute, dafl die Konsistenzeinheiten identisch
mit der SeitenGrofie der virtuellen Speicherverwaltung sind. Dadurch kann die MMU (Memory Manage-
ment Unit) der Prozessoren zur Speicherverwaltung eingesetzt werden.

Beschreibt ein Prozessor einen Datenblock, der auch im lokalen Speicher anderer Prozessoren vorhan-
den ist, so muf sichergestellt werden, daB allen anderen Prozessoren diese Anderung mitgeteilt wird. Die
einfachste Methode ist sicherlich, die Anderung sofort an alle betroffenen Prozessoren weiterzuleiten. Es
geniigt jedoch, wenn den anderen Prozessoren mitgeteilt wird, daff der Datenblock modifiziert wurde,
und vor erneuter Benutzung vom letzten Schreiber angefordert werden sollte.

Update-Strategie nennt man diejenige Strategie, die Anderungen sofort propagiert. Dadurch stehen
den beteiligten Prozessoren sofort die aktuellen Daten zur Verfiigung. Die Tatsache, dafl die Daten
nicht von jedem Prozessor auch unbedingt gelesen werden, fiihrt hier zu einem tiberfliissigen Da-
tenverkehr zwischen den Prozessorknoten, wodurch diese Strategie der nachfolgend beschriebenen
Methode des Write-Invalidate unterlegen ist.

Write-Invalidate bedeutet, dafl die veralteten Daten, die sich im lokalen Speicher eines Prozessor-
knotens befinden, als ungiiltig markiert werden, wenn eine Kopie dieser Daten von einem anderen
Prozessor modifiziert wird. Vor einem (lesenden) Zugriff auf solchermassen markierte Daten miissen
die aktuellen Werte des letzten Schreibers angefordert werden. Der Vorteil dieser Methode liegt dar-
in, dal nur die Daten angefordert und damit iibertragen werden, die wirklich gelesen werden. Ein
Nachteil liegt in der Logik, die implementiert werden muf}. In einem in Hardware implementierten
System kann dies Schwierigkeiten bereiten; in einem Software-System wie TreadMarks ist dies jedoch
kein Problem.

In TreadMarks wird das Write-Invalidate-Verfahren angewandt. Ausschlaggebend ist ein weiteres Mal der
hohe Zeitaufwand, der bei der Nachrichteniibertragung durch das Netzwerk entsteht. Im folgenden werden
sich {ibrigens noch weitere Entscheidungen und Optimierungen an den Leistungsdaten des verwendeten
Netzwerkes orientieren.
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3.2 Sequential Consistency

Der Programmierer geht implizit davon aus, dal ein Lesezugriff auf den Speicher immer den Wert liefert,
der zuletzt geschrieben wurde. In einem Einprozessorsystem ist dies das intuitive Speichermodell; wenn
jedoch mehrere Prozessoren auf denselben Speicher zugreifen, ist der Begriff des ,,Wertes, der zuletzt
geschrieben wurde“ nicht mehr eindeutig definiert. In [17] hat L. Lamport fiir dieses Problem mit der
Definition der Sequential Consistency ein neues Konsistenzmodell vorgestellt. Der Originaltext lautet:

Def. , Sequential Consistency”: A System is sequentially consistent if the result of any execution
is the same as if the operations of all the processors were executed in some sequential order,
and the operations of of each individual processor appear in this sequence in the order specified
by its program.

In Abbildung 5 ist das Multiprozessorsystem dem hypothetischen Einprozessorsystem gegeniiberge-
stellt: Betrachtet man nur Instruktionen, die auf demselben Prozessor ausgefiihrt werden, so ist zwischen
diesen Instruktionen selbstverstindlich eine Ordnung definiert. Die Instruktionen werden nun alle auf
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Abbildung 5: Zur Definition der Sequential Consistency. Links das (reale) Multiprozessorsystem, rechts
das hypothetische Einprozessorsystem.

dem hypothetischen Einprozessorsystem ausgefiihrt, so daf diese Ordnung erhalten bleibt. Uber eine
zeitliche Beziehung zwischen Instruktionen, die auf verschiedenen Prozessoren ausgefiihrt wurden, wird
weiterhin keine Aussage gemacht.

Ist nun das Ergebniss der Berechnung, die ein konkretes Programm anstellt, fiir alle Arten, in der die
Instruktionen auf das Einprozessorsystem gebracht werden kénnen, gleich, dann bietet das Multiprozes-
sorsystem die Sequential Consistency.

Aber selbst in einem sequentiell konsistenten System ist noch nicht sichergestellt, dafl ein Programm
bei jedem Durchlauf das gleiche (und hoffentlich korrekte) Ergebniss liefert. In Abbildung 6 ist eine
Situation dargestellt, in der das Ergebnis von Faktoren abhiingen kann, die aulerhalb der Kontrolle des
Programmierers liegen. In [13] bezeichnen die Autoren eine solche Situation als einen Acces Conflict, einen
Zugriffskonflikt:

Def. Access Conflict: Ein Access Conflict liegt vor, wenn mindestens zwei verschiedene Pro-
zessoren auf dieselbe Speicherstelle zugreifen, wobei mindestens einer der Prozessoren einen
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schreibenden Zugriff ausfiihrt.

sto x
1ld x

-+

1d x
sto x

A7
R

e

I

Abbildung 6: Data Race

Nicht jeder Zugriffskonflikt stellt unbedingt einen Programmierfehler dar.

Problematisch sind nur diejenigen Zugriffe, die in keiner Weise synchronisiert werden. Léfit sich ein
Zugriffskonflikt im Sinne der Definition der sequentiellen Konsistenz so anordnen, das der schreibende
Zugriff einmal vor einem Leser, und bei einem anderen Durchlauf nach dem Leser durchgefiihrt wird, so
liegt ein Data Race vor:

Def. Data Race: Ein Zugriffskonflikt, bei dem zwischen den beteiligten Prozessoren nicht durch
synchronisierende Massnahmen eine eindeutige Zugriffsreihenfolge erzwungen wird, bezeichnet
man als Data Race.

Es ist die Aufgabe des Programmierers, solche nicht-synchronisierten Zugriffe zu erkennen und dann zu
beseitigen. Mit den in 2 vorgestellten Methoden 148t sich erreichen, dafl Zugriffe auf eine Speicherzelle in
einer definierten Reihenfolge erfolgen.

Umgangssprachlich 148t sich die Zusicherung, die ein sequentiell konsistentes System dem Program-
mierer macht, so formulieren: ,,Jeder synchronisierte Zugriffskonflikt wird entsprechend der Synchronisa-
tion korrekt ausgefiihrt.“ Fiir die in Abb. 6 dargestellte Situation heisst dies: Wenn der lesende und der
schreibende Zugriff durch Synchronisationsmassnahmen in eine definierte Reihenfolge gebracht werden,
z. B. so, da} der Schreiber vor dem Leser zugreifen darf, dann wird der Leser genau den Wert lesen, den
der Schreiber geschrieben hat. Damit aber jeder Leser, der nach einem Schreiber auf ein Speicherzelle
zugreift, den Wert liest, den der Schreiber geschrieben hat, mufl der Schreibzugriff sofort allen ande-
ren Prozessoren sichtbar gemacht werden. Hitte man Informationen dariiber, wann der Leser kommt,
oder ob {iberhaupt ein Leser auf die betreffende Speicherzelle zugreifen wird, so kénnte die notwendige
Kommunikation hinausgezogert oder gar ganz vermieden werden.

3.3 Release Consistency

Im folgenden Abschnitt wird die Release Consistency vorgestellt. Es wird gezeigt, wie man die Synchronisa-
tion, die in parallelen Programmen vorhanden ist, dazu ausnutzen kann, um den Kommunikationsaufwand
wesentlich zu reduzieren.

In Abschnitt 2 wurden bereits einige Mechanismen vorgestellt, mit denen der Programmierer den
Ablauf der einzelnen Kontrollfiden synchronisieren kann. Es wurde auch darauf hingewiesen, dafl die
Synchronisation iiber Locks als eine Art ,Basis“ fiir eine grofle Klasse der verschieden Synchronisati-
onsmechanismen angesehen werden kann. Deshalb wird im folgenden davon davon ausgegangen, daf3 die
Synchronisation iiber Locks vorgenommen wird.

Betrachtet man einen kritischen Abschnitt, der durch ein Lock geschiitzt ist, so stellt man fest, daf sich
immer nur hichstens ein Prozessor innerhalb des kritischen Abschnitts aufhélt. Es kann also nicht vor-
kommen, das ein anderer Prozessor im gleichen Abschnitt Variablen dndert. Damit ist jedoch noch nicht
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sichergestellt, dafl diese Variablen nicht auch in einem anderen Abschnitt von einem anderen Prozessor
gedndert werden. Es empfiehlt sich also, die Locks mit einem Satz globaler Variablen zusammenzufassen,
die gemeinsam in kritischen Abschnitten benutzt werden.

Um den Schutz von kritischen Abschnitten auf globale Variable zu verlagern, schlagen die Autoren
von [13] folgendes Idiom vor:

typedef struct
{
foo_t foo;
lock_t lock;
}

shared_foo_t;

shared_foo_t *shared_foo;

aquire (shared_foo->lock);
/%
* access shared_foo->foo;
*/

release (shared_foo_lock);

Fiir eine zu schiitzende Variable foo vom Typ foo_t wird ein Verbund shared_foo vereinbart, der zu-
sammen mit der Variable foo auch ein Lock enthélt. Dieses Lock kann jeder Prozessor anfordern, bevor
er die Variable liest oder schreibt, um es nach dem Zugriff wieder zuriickzugeben.

Damit ist sichergestellt, dafl ein Prozessor, der sich in einem kritischen Abschnitt aufhélt, auf andere
Prozessoren keinerlei Riicksicht zu nehmen braucht. Insbesondere braucht er die Anderungen, die er am
gemeinsam benutzten Speicher vornimmt, erst fiir die anderen Prozessoren sichtbar zu machen, wenn er
den kritischen Abschnitt verlisst.

Bei Verwendung der Write-Invalidate-Methode mufl der Daten-Abgleich also nur erfolgen, wenn ein
Prozessor eine release-Operation ausfiihrt.

Im Gegensatz zu sequentiell konsistenten Systemen miissen bei Systemen, die die Release Consistency
bieten, nur folgende Bedingungen erfiillt sein [13]:

Def. Release Consistency:

e Sync-Operationen sind acquire- und release-Operationen.

e Bevor ein load oder store eines Prozessors fiir einen anderen Prozessor sichtbar wird,
miissen alle vorangegangenen acquire-Operationen durchgefithrt worden sein.

e Bevor ein release durchgefiihrt wird, miissen alle vorangegangenen load- und store-
Operationen fiir alle anderen Prozessoren sichtbar gemacht worden sein.

e Die Sync-Operationen aller Prozessoren sind untereinander sequentiell konsistent,.

3.3.1 Eager Release Consistency

Das Eager Release Consistency-Protokoll (ERC) nutzt die oben beschriebenen Vorteile, und verlangt, dafl
Anderungen an gemeinsam verwendeten Variablen immer dann an die restlichen Prozessoren gemeldet
werden, wenn der Prozessor einen kritischen Abschnitt verlidsst, d. h. die release-Operation ausfiihrt.
Im Gegensatz zum unten beschriebenen LRC-Protokoll ist es eine geradlinige, ,naive“ Implementation
des RC-Protokolls.

In Abbildung 7 ist ein Ablauf skizziert, in dem drei Prozessoren parallel laufen. Zuerst fordert Prozessor
p1 das Lock L an, modifiziert die Variable x und gibt das Lock wieder zuriick. Spéter fordert Prozessor
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Acq (L)
sto x
Rel (L)
B =
inv inv
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Acq (L)
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Abbildung 7: Zeitlicher Ablauf der Kommunikation beim ERC-Protokoll: Prozessor p; fordert das Lock
L an und modifiziert die Variable x. Bei der Freigabe des Locks sendet er Write-Notices an die anderen
Prozessoren. Analog geht Prozessor ps vor.

p3 daflelbe Lock an, modifiziert die Variable y und stellt seinerseits das Lock zur Verfiigung. Mit der
Riickgabe des Locks mufl der Prozessor die Seiten, die er modifiziert hat, wihrend er das Lock besass, an
die anderen Prozessoren melden.

Der folgende Abschnitt skizziert die Implementation des ERC-Protokolls in einem n-Prozessor-System.

Wenn ein Prozessor ein acquire ausfiihrt, muf er sich dariiber informieren, ob das Lock von einem
anderen Prozessor gehalten wird. Dazu verschickt er einen Rundruf (Broadcast) an alle Prozessoren, in
dem er den anderen Prozessoren mitteilt, welches Lock er anfordert. Bevor er das Lock nicht bekommen
hat, kann er selbstverstindlich nicht weiterarbeiten, sondern muf} auf eine Antwort warten.

Ist zu diesem Zeitpunkt ein anderer Prozessor in Besitz des Locks, kann dieser entweder den das
acquire ausfithrenden Prozessor davon informieren, das das Lock nicht verfiigbar ist, oder er kann sich mit
Eingang der Nachricht ,,merken“, wer das Lock anfordert, um ihn mit Ausfithrung des eigenen release
vom Freiwerden des Locks zu benachrichtigen. Die Nachricht, mit der ein Prozessor ein Lock freigibt,
bezeichnet man als die Lock Grant Message.

Hat jedoch der Prozessor, der das Lock als Letzter besaf}, dieses bereits iiber eine release-Operation
wieder zur Verfiigung gestellt, so kann er auf den Broadcast sofort mit der Lock Grant Message reagieren.

Selbstverstidndlich kénnte ein Prozessor bei Riickgabe eines Locks alle anderen Prozessoren von den
Anderungen informieren, die er vorgenommen hat. In der Praxis zeigt sich allerdings, dafl meistens nur
wenige Prozessoren sich eine Seite ,teilen®. Deshalb ist es lohnend, nur die Prozessoren zu informieren,
die ebenfalls eine Kopie der modifizierten Seiten haben.

Dazu unterhilt jeder Prozessoren fiir jede Seite des globalen Speichers, die er im lokalen Speicher hat,
ein Copyset, ein Bitfeld mit (mindestens) n Bits, in dem festgehalten wird, welche andere Workstation
ebenfalls eine lokale Kopie von dieser Seite hat. Fiihrt die Workstation ein release aus, so sendet sie die
Write-Notices an alle anderen Workstations, deren Bit im Copyset der modifizierten Seite gesetzt ist.

Da die Informationen im Copyset einer Workstation veraltet sein kénnen, sendet jede Workstation,
die eine Write-Notice erhilt, ihr eigenes Copyset zuriick, das vom Absender mit dem eigenen Copyset
verglichen wird. Stellt der Sender fest, dal im Copyset des Empfiingers Workstations vermerkt sind, die
nicht im eigenen Copyset markiert sind, so werden diese in einem zweiten Durchlauf von den Modifikatio-
nen unterrichtet. Erfahrt der Sender dabei von weiteren Workstations, so initiiert er noch einen weiteren
Durchlauf, anderenfalls bricht das Verfahren ab. Laut [12] zeigt sich in der Praxis, das selten mehr als
nur ein Durchlauf notig ist.

3.3.2 Lazy Release Consistency

In Abb. 7 fillt auf, dal sowohl Prozessor p; als auch ps nach Freigabe des Locks an jeweils alle anderen
Prozessoren Write-Notices verschicken, obwohl immer nur ein Prozessor als Néichster den kritischen Ab-
schnitt betritt. Die zusédtzlichen Nachrichten sind also eigentlich iiberfliissig. Um von dieser Beobachtung
zu profitieren, wird die Lazy Release Consistency wie folgt definiert:

Def. ,Lazy Release Consistency":
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e Bevor ein 1oad- oder store-Befehl fiir einen anderen Prozessor sichtbar wird, miissen alle
vorangegangenen acquire-Operationen beziiglich dieses Prozessors durchgefiihrt worden
sein.

e Bevor ein release beziiglich irgeneines anderen Prozessors durchgefiihrt wird, miissen
alle vorangegangenen load- und store-Operationen durchgefithrt worden sein.

e Sync-Operationen sind untereinander sequentiell konsistent.

Das Lazy Release Consistency-Protokoll (LRC) nutzt diese Beobachtung, um die Zahl der versandten
Nachrichten weiter zu reduzieren. Es verlangt nicht mehr, das ein Prozessor mit der Durchfiihrung der
release-Operation alle anderen Prozessoren benachrichtigt. Vielmehr muf} ein Prozessor, der ein Lock
anfordert, bei dieser acquire-Operation die Anderungen anfordern, die andere Prozessoren durchgefiihrt
haben, wihrend sie das gleiche Lock besassen. Die Kommunikation illustriert Abbildung 8.

Acq (L)
sto x
Rel (L)
1
inv
P =
Acq (L)
sto vy
Rel (L)

Abbildung 8: Zeitlicher Ablauf der Kommunikation beim Lazy Release Consistency-Protokoll. Im Gegen-
satz zu Abb. 7 reduziert sich die Anzahl der Nachrichten, die verschickt werden miissen, erheblich.

Verlisst ein Prozessor p einen kritischen Abschnitt, so speichert er nur ab, welche Seiten verdndert
wurden, wihrend er den Abschnitt abgearbeitet hat. Zusétzlich vermerkt er, welches Lock zu dem kriti-
schen Abschnitt gehort.

Wenn ein weiterer Prozessor ¢ dieses Lock in einem Broadcast anfordert, so beantwortet p dies mit
der Lock Grant Message, an die er gleich die Write-Notices fiir die modifizierten Seiten anhéngt.

Nach dem Eintreffen dieser Nachricht schreibt Prozessor ¢ die in den Write-Notices erwéhnten Seiten
ungiiltig, und beginnt mit der Abarbeitung des kritischen Abschnittes.

Die Vorteile, die das LRC-Protokoll hat, sieht man deutlich, wenn man Abb. 7 mit Abb. 8 vergleicht:
Sind in Abb. 7 noch elf Nachrichten nétig, so kommt das LRC-Protokoll in Abb. 8 mit nur drei Nachrichten
aus.

3.3.3 Lazy Release Hybrid

In [12] stellen die Autoren ein weiteres Protokoll vor, das im wesentlichen auf dem Lazy Release-Protokoll
beruht, aber nicht ausschlieflich mit Write-Invalidate arbeitet, sondern zusétzlich eine update-Strategie
verwendet, um zeitliche Lokalitit im Programmablauf auszunutzen. Dabei wird davon ausgegangen, daf3
ein Prozessor nach Eintritt in einen kritischen Abschnitt immer die gleichen Seiten anfordert.

Fordert ein Prozessor g ein Lock L an, das ein Prozessor p als Letzter freigegeben hat, werden von p
mit der Lock Grant Message nicht einfach Write-Notices fiir alle Seiten verschickt; stattdessen verschickt
p fiir die Seiten, die ¢ das letzte Mal angefordert hat, wihrend er den kritischen Abschnitt abgearbeitet
hatte, statt Write-Notices gleich die Diffs.

Um die Seiten zu ermitteln, fiir die nicht erst eine Write-Notice, sondern sofort ein Diff verschickt wird,
hat sich folgende Heuristik besonders bewé#hrt: Fiir eine Seite wird ein Diffs genau dann verschickt, wenn
der Prozessor, der das Lock anfordert, im Copyset des Prozessors vermerkt ist, der das Lock als letztes
hielt.

Programme, bei denen die Menge der Seiten, die verschiedene Prozessoren iiber den Programmablauf
benutzen, im wesentlichen konstant ist, profitieren von diesem Protokoll, wihrend Programme, bei denen
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sich diese Menge dynamisch #dndert, keinen Nutzen daraus ziehen oder sogar schlechter laufen als mit
dem LRC-Protokoll.

3.4 Bewertung

Jedes der drei vorgestellten Protokolle hat seine Vor- und Nachteile.

Das ERC-Protokoll zeichnet sich dadurch aus, das es sehr einfach zu implementieren ist. Es ist damit
auch fiir eine Implementierung in Hardware geeignet. Da aber TreadMarks in Software implementiert ist,
fallt dieser Vorteil nicht sehr ins Gewicht. Wichtiger ist, das im Gegensatz zu den anderen Protokollen bei
jedem acquire bereits die Write-Notice vorliegen. Nachteilig macht sich allerdings bemerkbar, das sich
viele Nachrichten, die verschickt werden, im Nachhinein als iiberfliissig herausstellen. Die Latenzzeit, die
das Netzwerk beansprucht, um eine Nachricht zu verschicken, ist dann allerdings schon verbraucht, und
fiir die eigentlichen Berechnungen verloren.

Das LRC-Protokoll vermeidet einen beachtlichen Teil der Nachrichten, die sich bei ERC als iiberfliissig
herausstellen wiirden, ohne wesenliche Nachteile einzubringen, die sich in Bezug auf die Laufzeit des
Programms negativ auswirken. Die aufwendigere Implementierung 148t sich in einem Software-System
wie TreadMarks bewerkstelligen, ist jedoch fiir eine Implementierung in Hardware nicht geeignet. Das
eine solche Implementierung durchaus Vorteile gegeniiber bisher existierenden Hardware-DSM-Systemen
bringen wiirde, zeigt eine Simulation, die in [14] beschrieben ist.

Es 148t sich nicht allgemein sagen, daf§ das LRH-Protokoll grundsétzlich besser als das LRC-Protokoll
ist. Liegt in den Zugriffsmustern des Programmes eine grofle zeitliche Lokalitidt vor, wie LRH annimt,
dann ergibt sich eine Beschleunigung; ist die Annahme einer zeitliche Lokalitéit nicht gerechtfertigt, so
ist LRC schneller. Die Entscheidung zwischen LRC und LRH muf} also von Anwendung zu Anwendung
immer von neuem getroffen werden, um fiir jedes Programm das passende Protokoll auszuwihlen.

In ihrer Untersuchung [12] geben die Autoren einen Uberblick iiber das Verhalten verschiedener Bench-
marks (siehe Abschnitt 3.5). Die Beschleunigungen, die auf einem 8-Prozessor-System erreicht werden
konnten, zeigt Abbildung 9. Es wird deutlich, das fiir die meisten Applikationen das LRC-Protokoll bes-
sere Laufzeiten als das ERC erzielt, wihrend der Geschwindigkeitsgewinn, der aus der Verwendung von
LRH erzielt wurde, zwar noch deutlich sichtbar, aber dennoch geringer ist. Am schlechtesten verhalten
sich hier die Applikationen, fiir die sich keine an das Software-System angepasste Parallelisierung finden
148t, die FFT (Fast Fourier Transform) und Barnes, eine n-Kérper-Simulation. Einen kurzen Uberblick
iiber die anderen Benchmarks, die in Abb. 9 aufgefiihrt sind, findet sich in Abschnitt 3.5.

Weiterhin wurde fiir fiinf der Benchmarks der Programmablauf analysiert. Fiir jedes Programm wur-
den die Anteile an der Laufzeit ermittelt, die fiir TreadMarks aufgewendet wurden, und so dem Programm
nicht mehr zur Berechnung zur Verfiigung stehen.

Abbildung 10 zeigt die Anteile, die TreadMarks fiir die Verwaltung und Konsistenzerhaltung des ver-
teilten Speichers aufwenden mufl. Man erkennt, dafl die Werte mit einer Ausnahme deutlich unter 3% der
Gesamtzeit liegen, dafl also TreadMarks an der gesamten Laufzeit nur einen geringen Anteil hat.

In Abbildung 11 werden die Anteile dargestellt, die TreadMarks mit Kommunikation und Speicheror-
ganisation verbringt. Mit Ausnahme der Water-Simulation liegen die Werte mit ~ 6% auch hier in einem
akzeptablen Bereich.

Aus Sicht der Anwendungsprogramme betrachtet Abbildung 12 die Ausfiihrungszeit. Sie stellt dar,
wieviel Zeit einem Kontrollfaden durchschnittlich durch das Betriebssystem verloren geht (Unix), welchen
Anteil TreadMarks ausmacht (TreadMarks), und wieviel Zeit der Kontrollfaden infolge von Synchronisati-
onsoperationen warten muf} (Idle Time). Der ,Rest“ (Computation) bleibt fiir die Berechnung iibrig.

3.5 Benchmarks

Um die Leistungsfihigkeit von TreadMarks zu beurteilen, bedienen sich die Autoren von [12] einer
Benchmark-Suite aus acht Benchmarks, die durchgehend Applikationen oder Kernels von Applikationen
sind, die in der Praxis verwendet werden. Im folgenden werden die einzelnen Benchmarks kurz vorgestellt.

SOR: Dieser Successive Over-Relaxation-Algorithmus verwendet einen einfachen iterativen Relaxations-
Algorithmus. Die Eingabe besteht aus einem zweidimensionalen Gitter A € R"*". Die Randwerte
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Abbildung 9: Vergleich ERC, LRC und LRH
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Abbildung 10: Hier wird demonstriert, wieviel Zeit TreadMarks mit der Speicherverwaltung (Memory),
der Konsistenzerhaltung (Consistency) und anderen Aufgaben (Other) verbringt.
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Abbildung 11: Die Abbildung zeigt, welche Anteile der Laufzeit durch Kommunikation (Communication)
und Speicherverwaltung (Memory) verloren gehen. Die verbleibende Zeit steht den Anwendungen zur
Verfiigung.
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Abbildung 12: In diesem Gesamtiiberblick sieht man, wie die verschiedenen Programme ihre Laufzeit aus-
nutzen kénnen. Computation bezeichnet die Zeit, in der die Programme ihre eigentlichen Berechnungen
ausfithren, TreadMarks bezeichnet die Zeit, die von TreadMarks zur Kommunikation und Konsistenzer-
haltung des globalen Speichers benétigt wird, Unix stellt den Anteil dar, den das Betriebssystem fiir das
Programm arbeitet, und Idle ist der Anteil, den das Programm aufgrund von Synchronisationsoperationen
warten muf.
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der Matrix, ai ., Gnx; Gx,1 und a,, werden mit den Funktionswerten der Randwertfunktion vor-
belegt. In jedem Iterationsschritt wird eine neue Martix berechnet, wobei sich mit Ausnahme der
Randwerte jedes Element der neuen Matrix ergibt als gewichtetes Mittel seiner ,alten“ Nachbarn
(oben, unten, links und rechts).

Typische Werte fiir n sind 1000 oder 2000. Fiir eine 1024 x 3072-Matrix betrug die Laufzeit fiir 50
Iterationen 6.19 — 6.45s.

TSP: Die Eingabe dieses Algorithmus’ besteht aus n Stidten, und Informationen dariiber, wie weit die
Stidte voneinander entfernt sind. Der Algorithmus versucht, den kiirzesten Pfad zu finden, der alle
Stidte genau einmal durchlduft und zum Startpunkt zuriickkehrt.

In den Simulationen bestand die Eingabe aus n = 19 Stidten, so das es insgesamt n! =~ 1.216451 -
10’7 Pfade in Betracht kommen. Durch die Verwendung der Branch-and-Bound-Methode werden
allerdings einige Pfade von der Suche ausgeschlossen, ohne das ihre Liange vollsténdig bekannt zu
sein braucht. Aulerdem liefert der Branch-and-Bound-Algorithmus nicht unbedingt die optimale,
sondern eine (im Allgemeinen aber gute) suboptimale Lésung.

Die Laufzeit betrug 42.61-49.12s.

Water ist eine Simulation der Dynamik von (Wasser-) Molekiilen. In jedem Iterationsschritt werden
die intra- und intermolekularen Krifte benachbarter Molekiile in einer (flachen) Wanne berechnet.
Um einen Aufwand der Groflenordnung 0(712—2) zu vermeiden, werden fiir ein Molekiil nur solche
Molekiile beriicksichtigt, die weniger als die halbe Linge der Wanne davon entfernt sind.

Die Simulationen wurden mit n = 343 Molekiilen iiber k£ = 5 Schritte durchgefiihrt. Die Laufzeit
betrug 10.63-12.84s.

Barnes simuliert das Verhalten von n Kérpern im R® unter dem Einfluss der wechselseitigen Gravita-
tionskrifte der Korper. Durch die Organisation der Kérper in einem Baum wird der Aufwand von
O(n?) auf O(nlogn) gedriickt.

Die Simulationen wurden mit n = 4096 Kérpern durchgefiihrt. Die Laufzeit betrug 20.54-27.91s.

FFT: Hier wird eine partielle Differentialgleichung iiber eine Vorwérts- und eine Riickwirts-Fourier-
Transformation numerisch gelost. Die Eingabe ist ein 3-dim. Gitter A € R™ *"2*"s_ dag in row-
major-Anordnung abgespeichert ist.

Die Elemente von A werden iiber die erste Dimension auf die Prozessoren verteilt, d. h., fiir ein
i € [1..n1] werden alle Elemente A[i,x,x] demselben Prozessor zugeteilt.

Auf den n; - no Vektoren @ € R™ wird dann eine 1-D-FFT durchgefiihrt, dann auf den nq - n3
Vektoren # € R"2 | wobei jeder Prozessor alleine arbeiten kann, ohne mit den anderen Prozessoren
kommunizieren zu miissen. Erst wenn auf den ns - n3 Vektoren @ € R™ gearbeitet werden muf,
miissen Daten von anderen Prozessoren angefordert werden.

Die Simulationen wurden mit einem Gitter A € R64x64%X32 qurchgefiihrt. Die Laufzeit betrug 10.10
- 11.95s.

IS: Hier besteht die Aufgabe darin, eine unsortierte Sequenz S aus N Schliisseln in einer Reihenfolge
anzuordnen. Die Position in der Reihenfolge eines Schliissels der Sequenz ist der Index, den der
Schliissel hitte, wenn die Sequenz sortiert wire. Alle Schliissel liegen in einem Bereich [0.. Biax]-
Der verwendete Algorithmus ist als Bucket Sort bekannt.

Die Laufzeit des Algorithmus’ ist linear zur Anzahl N der Schliissel. Der Kommunikationsaufwand
ist allerdings proportional zu Byax, da fiir den Bucket Sort-Algorithmus ein Array der Linge Bpax
zwischen den Prozessoren ’transportiert’ werden muf3.

Die Simulationen wurden mit NV = 22° und By.x = 27 durchgefiihrt. Die Laufzeit betrug 1.73-2.19s.
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ILINK fiihrt eine Genetic Linkage-Statistik durch, die iiber den Familienstammbaum eines Lebewesens
versucht, die Gene den Vorfahren zuzuordnen. Insbesondere erhofft man sich hier Aufschluf} {iber
die Herkunft defekter Gene oder solcher Gene, die fiir Krankheiten, insb. Seuchen, verantwortlich
sind.

Die Laufzeit betrug 1021.4-1030.8s.

MIP: Die Technik des linear programming wird oft im Operational Resarch eingesetzt, um operationale,
seltener taktische oder strategische Mafinahmen zu planen. Neben der ’klassischen’ Aufgabe, der
Produktionsplanung, finden sich Anwendungen in der Einsatzplanung von Flugpersonal oder in der
Planung von Netzwerken.

Die Optimalitdt des erstellten Planes (Produktionsplanes) wird durch eine Zielfunktion bewertet;
die Nebenbedingungen werden durch weitere lineare (sic!) Ungleichungen beschrieben.

Das entstehende Lineare (Un-) Gleichungssystem 14t sich recht leicht 16sen, z. B. durch ein Aus-
tauschverfahren, jedoch ist die Losung, die solch ein Verfahren liefert, nicht unbedingt ganzzahlig
ist. Fiir die Anwendung in der Praxis représentieren die Komponenten des Losungsvektors allerdings
Groflen, die nur ganzzahlig sein kénnen (z. B. Stiickzahlen). Dabei ergibt sich die beste ganzzahlig
Losung nicht unbedingt dadurch, dal man den Losungsvektor komponentenweise rundet, sondern
es kommt (im Prinzip) jeder Vektor in Frage, der durch Aufrunden einiger Komponenten und
Abrunden anderer Komponenten entsteht.

Fiir einen Losungsvektor & € R™ miissen also 2" Kombinationen betrachtet werden, von

(Lzol, [z1),---znl),
([zol, [z1),--- l2nl),
(LwOJ [ml]w" ) L-’L'nJ)a

bis

(Tzol,  [21],-.. [2n]),
(Lzo), [21],-.. [2n]),
(|—$0—|7 [1'1],... ’ |—$n-|)

Wie bereits bei TSP kann man hier einen Branch-and-Bound-Algorithmus verwenden, der moglichst
viele Kombinationen mdoglichst frith ausschliesst.

Die Laufzeit betrug 19.09-16.10s.

4 Multiple-Writer-Protokolle

In den bisherigen Abschnitten wurde oftmals gefordert, dal die Workstations untereinander Speicher-
blocke abgleichen, an denen eine Workstation Anderungen vorgenommen hatte. Dabei wurde — absicht-
lich — nicht genauer darauf eingegangen, wie diese Anderungen iibermittelt werden sollten.

Greifen (mindestens) zwei Prozessoren auf dieselbe Speicherzelle(n) zu, spricht man von True Sharing.
Solange zwischen einigen Prozessoren beziiglich eines Speicherbereiches True Sharing herrscht, mufl das
DSM-System die Daten zwischen den beteiligten Prozessoren abgleichen. Es liegt dann in der Aufgabe
des Programmierers, zu untersuchen, ob der Algorithmus so abgeindert werden kann, dafl der Anteil an
True Sharing verringert wird.

Eine einfache Losung ist es sicherlich, die Konsistenzeinheiten im Ganzen zu iibermitteln. Im Vorgriff
auf Abschnitt 5 sei erwihnt, dafl die Konsistenzeinheiten in TreadMarks Virtuelle Seiten sind. Die typische
Seitengrosse liegt bei 4 kB oder 8 kB.

Ebenfalls im Vorgriff auf Abschnitt 5 sei angesprochen, dafy die Hardware-Plattform, auf der Tread-
Marks lduft, ein Netzwerk von Workstations ist, die durch ein ‘normales’ Netzwerk, wie Ethernet oder
ATM verbunden sind. Auf diesem Netzwerk sind die Kosten pro Nachricht in Bezug auf Zeit- und Re-
chenaufwand sehr hoch, wihrend die Kosten pro Byte in einer Nachricht nicht so sehr ins Gewicht fallen.
Es ist also durchaus sinnvoll, wenige, aber dafiir umso lingere Nachrichten zu versenden.
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Probleme bereitet also nicht die Ubermittlung der Nachrichten, sondern die Tatsache, das die Konsi-
stenzeinheiten auf die oben erwihnte Grofie von 4-8 kB festgelegt sind.

Als Beispiel betrachte man die Paralellisierung des SOR-Verfahrens aus Abb. 18. Die Grofle der Matrix
dort ist vorgegeben, und damit auch die Grofle der ‘Streifen’, die jeder Prozessor abzuarbeiten hat. Im
Speicher konnten nun zwei dieser Streifen so zu liegen kommen, wie dies in Abbildung 13 dargestellt
wird. Eine solche Situation, die dadurch charakterisiert wird, daf} sich zwei Schreiber zwar nicht die
Daten teilen, jedoch die Konsistenzeinheit, in der diese Daten (zufillig) zu liegen kommen, bezeichnet
man als False Sharing.

\
G

N

Abbildung 13: False Sharing am Beispiel des Jakobi-SOR-Verfahrens: Zwei der ‘Streifen’ liegen beide
(zumindest teilweise) in der gleichen Konsistenzeinheit.

Def. False Sharing: Greifen mindestens zwei Prozessoren auf disjunkte Speicherzellen zu, die
jedoch in der gleichen Konsistenzeinheit liegen, so bezeichnet man diese Situation als False
Sharing.

Wenn die Prozessoren den ihnen zugeteilten Streifen beschreiben, so schreiben sie nicht in die gleichen
Regionen. Es liegt hier also keine Data Race-Situation vor, so dafl die Zugriffe nicht synchronisiert zu wer-
den brauchen. Nachdem beide Prozessoren den Zugriff durchgefiihrt haben, sind jedoch zwei ‘Versionen’
der Seite vorhanden, die nicht ohne weiteres zusammengefiigt werden konnen, da keinerlei Informationen
dariiber vorliegen, welcher Prozessor welche Stelle der Seite gedndert hat.

Im vorliegenden Beispiel kénnte man argumentieren, es gebe nur zwei Bereiche, eine ‘obere’ und eine
‘untere’ Hilfte, und aus den Schleifengrenzen liesse sich leicht ablesen, wo die eine Hilfte ende und die
andere beginne. Dies ist allerdings nur in diesem Beispiel so einfach moglich. Die Informationen dariiber,
wer welche Speicherzelle einer Seite verdndert hat, hingen von einer Vielzahl von Faktoren ab, iiber
die man nicht unbedingt Bescheid weiss; viellmals wére es auch nicht wiinschenswert, so detailliert {iber
die zugrundeliegende Hardware-Plattform, das Betriebssystem und den verwendeten Compiler Bescheid
wissen zu miissen.

Die einzige Losung scheint hier zu sein, die betreffende Seite zwischen jedem Schreibzugriff des einen
Benutzers zum ‘anderen’ Besitzer zu iibertragen, so dafl dieser in jedem Fall iiber eine aktuelle Version
dieser Seite verfiigt, was sicherlich eine sehr aufwendige Methode wére.

Um dieses Problem zu 16sen, wurde in TreadMarks ein Multi-Writer-Protokoll implementiert, mit dem
mehrere Schreiber dieselbe Seite modifizieren konnen, solange sie nicht iiberlappende Speicherbereiche
beschreiben. Es sei angemerkt, das dies einer Data-Race-Situation gleichkiime, wenn die Prozessoren
zwischen den Schreibzugriffen synchronisieren.

Um mehreren Schreibern zu ermdoglichen, dieselbe zu modifizieren, wird wie folgt vorgegangen: Vor
Beginn des Schreibzugriffes wird von der Seite eine Kopie angefertigt, ein Twin. Fiir die Twins, die gerade
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bendétigt werden, hélt TreadMarks einen eigenen Speicherbereich vor. Der Prozessor modifiziert nur das
‘Original’ der Seite.

Twin \

AN
SgGV sYNC
Orig \

Modifications

Abbildung 14: Erstellen der Twins und Diffs bei einer Seite, die im lokalen Speicher einer Workstation
entweder noch nicht vorhanden war, oder bei der letzten Synchronisations-Operation als ungiiltig markiert
wurde. Beim Schreibzugriff auf diese Seite wird zuerst das Twin angefertigt. Danach kann der Prozessor
die Seite selbst modifizieren. Um die Anderungen (Modifications) an andere Prozessoren weiterzugeben,
wird das Original mit dem Twin verglichen, und die Unterschiede in einem Diff zusammengefasst.

Um die Anderungen zu anderen Workstations weiterzugeben, werden Original und Twin Byte-weise
verglichen, um festzustellen, welche Stellen der lokalen Kopie modifiziert wurden, und welche nicht. Diese
Modifikationen werden in einem sog. Diff zusammengefasst, das mit einem RLE'-Verfahren komprimiert
wird.

Das Aktualisieren der lokalen Kopien von ungiiltigen Seiten geschieht ausschlielich iiber diesen Me-
chanismus. Damit sind die zu iibertragenden Daten in der Regel merklich kleiner als die Seiten der
virtuellen Speicherverwaltung.

5 TreadMarks

TreadMarks bietet ein in Software implementiertes DSM-System. Die Programme, die fiir TreadMarks
erstellt werden, fallen in die SIMD-Klasse, d. h., jeder Prozessor fiihrt dasselbe Programm aus, wihrend
die verschiedenen Prozessoren auf unterschiedlichen Daten arbeiten. Dazu steht jedem Programm in einer
Variable die Nummer des Prozessors zur Verfiigung, aufgrund der sich der Prozessor entscheiden kann,
welche Daten er zu bearbeiten hat.

Im Gegensatz zu den weiter oben angesprochenen Programmierumgebungen 148t sich TreadMarks auf
Workstation-Clustern betreiben. Damit entfallen fiir den Anwender die Anschaffungskosten, der Auf-
wand und die Kosten fiir Wartung und Betrieb. Statt dessen kann die Hardware genutzt werden, die an
vielen Stellen, in denen EDV eingesetzt wird, sowieso vorhanden ist. Es sind auch keine zusétzlichen An-
schaffungen fiir Hardware notig. Auch Eingriffe in die Softwarekonfiguration sind iiberfliissig, so das die
Workstations weiterhin zum ‘normalen’ Gebrauch zur Verfiigung stehen. Die Autoren von [11] haben ihre
Resultate auf einem ATM-basierten Netzwerk aus acht DECstation-5000/240s gewonnen; in [23] werden
mit unter anderem DEC AXPs, IBM RS/6000, Intel-n86 und Sun SPARC die wichtigsten auf dem Markt
vertretenen Workstations als mogliche Plattformen fiir TreadMarks genannt. Weitere Arbeiten verwenden
eine Portierung auf die IBM SP/2 mit acht Knoten.

MRun-Length Encoding
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5.1 Hardwarekonfiguration

Wie schon erwahnt, 1duft TreadMarks auf einem Netzwerk aus Workstations. Dieses Setup wird in Ab-
bildung 15 skizziert. Das Netzwerk, das die Workstations verbindet, kann entweder Ethernet sein, oder

s || [[ sper

Prozessor Prozessor Prozessor

Workstation Workstation Workstation

Abbildung 15: Hardware-Setup zur Verwendung von TreadMarks. Zur Verwendung kommen hier han-
delsiibliche High-End-Workstations, wie DEC AXPs oder Sun SPARCs.

ein ATM-Netzwerk. In [13] werden Resultate aus Experimenten sowohl mit ATM- und 10Mbit-Ethernet-
als auch mit 1Gbit-Ethernet-Netzwerken gezeigt, die den Einfluss auf die Rechenleistung zeigen; bis auf
wenige Ausnahmen sind die Gewinne, die man durch Einsatz der schnelleren Netzwerke erzielen kann, al-
lerdings gering, so dal man also mit den weit verbreiteten Ethernet-Netzwerken akzeptable Rechenzeiten
erwarten kann.

5.2 Das Programmiermodell von TreadMarks

Wie schon mehrfach erwihnt, bietet TreadMarks dem Programmierer ein Distributed Shared Memory Sy-
stem, wie es in Abbildung 16 skizziert ist. Der globale Speicher besteht physikalisch aus mehreren

[ Prozessor ] { Prozessor } Prozessor

T T - o
[T L e o0
Speicher ] [ Speicher J Speicher

Abbildung 16: Das Programmiermodell eines Distributed Shared Memory Systems: Mehrere Prozessoren
arbeiten auf einem globalen Speicher, der physikalisch aus mehreren lokalen Speichern besteht.

lokalen Speichern; typischerweise ist bei jedem Prozessor eine physikalische Speichereinheit vorhanden.
Die Aufgabe der DSM-Umgebung besteht darin, dem Programmierer einen virtuellen, globalen Speicher
zur Verfiigung zu stellen, auf den jeder Prozessor beliebig zugreifen kann. Die Mechanismen, die diesen
virtuellen globalen Speicher entstehen lassen, bleiben dem Programmierer dabei verborgen.

Nichtsdestotrotz muf} sich der Programmierer dariiber im klaren sein, in welchem Masse das System
welche Ebenen der Parallelitidt unterstiitzt. Der Zugriff auf eine Speicherzelle, die sich im lokalen Speicher
des zugreifenden Prozessors befindet, geschieht zwar genauso schnell wie bei einem Einprozeflorsystem;
ist die Speicherzelle jedoch nur in einem entfernten lokalen Speicher vorhanden, so mufl damit gerechnet
werden, dafl sie erst iiber das Netzwerk in den lokalen Speicher des betreffenden Prozessors transportiert
werden muf}. Die dafiir benotigte Zeit wirkt sich zwar bei in Hardware implementierten Verbindungsnetz-
werken nicht allzu tragisch aus, kann aber bei den hier verwendeten Netzwerken signifikant zur Zugriffszeit
beitragen.

Unter Berticksichtigung dieser Tatsache kommen die unteren, feinkdrnigen Ebenen der Parallelitit
nicht in Frage. Die ‘unterste’ Ebene, die hier verwendet werden kann, ist die Blockebene. Man versucht
dabei, die gesamte Aufgabe des Programms in moglichst gleichgrofie Teilaufgaben zu unterteilen, so dafl
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jeder Prozessor eine Teilaufgabe in seinem lokalen Speicher abarbeiten kann, ohne auf den lokalen Speicher
der anderen Prozessoren zuzugreifen.

Die Verteilung der Arbeit geschieht in TreadMarks so, dafl auf jeder Workstation ein Prozef§ liuft, der
einen Teil der gesamten Arbeit erledigt. Im Prinzip lduft jeder Prozefl nach dem gleichen Programmecode
ab, wobei allerdings jedem Prozefl von TreadMarks eine eindeutige Prozefnummer zugeordnet wird, durch
die sich der Prozef identifizieren kann.

Aus Sicht des Programmierers wird das gesamte Programm in einzelne Kontrollfiden (Treads) unter-
teilt; aus Sicht einer Workstation und ihrem Betriebssystem ist jeder dieser Kontrollfiden ein separater
ProzeB der iiber das Netzwerk mit anderen Prozessen auf anderen Workstations kommuniziert. Die mo-
mentane Implementation von TreadMarks ist nur fiir den Einsatz auf Uniprozessor-Rechnern gedacht, so
daf} jeder Teilauftrag bzw. jeder Kontrollfaden von genau einem Prozessor bearbeitet wird. Im folgen-
den werden dementsprechend die Begriffe Prozessor, Prozefs, Kontrollfaden und Workstation synonym
verwandt, wihrend der Begriff Programm oder Algorithmus dem gesamten, parallel abzuarbeitenden
Software-System vorbehalten sind.

5.3 Ansitze zur Parallelisierung

Wie eine solche Parallelisierung erreicht werden kann, ist von dem konkreten Algorithmus bzw. Programm
abhingig. Es gibt jedoch zwei Betrachtungsweisen, anhand derer sich eine eventuell vorhandene inhérente
Parallelitdt identifizieren 1a83t.

Eine grofle Gruppe von Programmen, die hauptsichlich im Gebiet der Numerik Anwendung finden,
arbeitet auf einer groflen, regelmissigen Datenmenge, z. B. auf Matritzen, und fiihrt auf diesen Daten viele
homogene Operationen aus, die jeweils nur einen kleinen Teil der Daten in Betracht ziehen. In diesen
Féllen kann es moglich sein, die gesamte Datenmenge in gleich grofie ‘Streifen’ zu teilen, und jedem
Prozessor einen solchen Streifen zuzuordnen, den er parallel zu den anderen Prozessoren abarbeitet.
Diese inhédrente Parallelitit bezeichnet man als Datenparallelitit. Ein Beispiel, in dem diese Art der
Parallelisierung vorgenommen wird, ist das Beispielprogramm in Abb. 18.

In einer anderen Gruppe von Programmen 148t sich eine grofle Menge von vergleichsweise kleinen
‘Jobs’ identifizieren, die alle unabhéngig voneinander bearbeitet werden kénnen, ohne dafl das Ergebniss
eines Jobs fiir die Bearbeitung eines anderen Jobs von Bedeutung wéire. Ein gutes Beispiel sind solche
Probleme, die sich nicht durch eine zielgerichtete Berechnung, sondern nur durch exhaustive search 16sen
lassen. Liegt eine solche Kontrollflussparallelitit vor, so lassen sich die Daten, die einen Job beschreiben,
in einem geeigneten ‘Container’, wie z. B. einer Warteschlange anordnen, von der sich jeder Prozessor
einen Job abholt, ihn bearbeitet, und dann das Ergebniss speichert. Ein Beispiel, in dem diese Art der
Parallelisierung vorgenommen wird, ist das Beispielprogramm in Abb. 20.

5.4 Das TreadMarks API

Um mit dem DSM-System zu kommunizieren, stehen dem Programmierer einige Dienstprimitive zur
Verfiigung. Diese Primitive dienen zum einen der Initialisierung und Finalisierung des DSM-Systems,
zum anderen der Synchronisation der Prozessoren. Zur Initialisierung bzw. Finalisierung bietet Tread-
Marks die Aufrufe Tmk_startup () bzw. Tmk_exit (). Das Speichermanagement erfolgt iiber die Funk-
tionen Tmkmalloc () und Tmk_distribute (). Zur Synchronisation bietet TreadMarks die Aufrufe
Tmk_lock_aquire (), Tmk_lock release () und Tmk _barrier ().

Im Einzelnen bedeuten die Primitive folgendes:

Tmk_startup: Nach Aufruf der main-Funktion lduft zunichst nur ein Prozeflauf der Workstation, auf
der das Programm gestartet wurde. Diese Funktion leitet die Phase ein, in der der Prozeauf die
anderen Workstations verteilt wird.

Tmk malloc: Mit dieser Funktion wird verteilter Speicher angefordert, der von TreadMarks verwaltet
wird. Anderungen, die ein Prozessor in solchermassen angeforderten Speicher vornimmt, werden
‘automatisch’ den anderen Prozessoren sichtbar gemacht. Das Programm kann zusétzlich Speicher
mit der malloc-Funktion anfordern, um ihn lokal zu verwenden.



5 TREADMARKS 127

Tmk _free gibt den mittels Tmk malloc angeforderten Speicher wieder frei, analog zur free-Funktion
der C-Bibliothek. Es ist die Aufgabe des Programmierers, dafiir zu sorgen, dafl nur ein Prozefiden
verteilten Speicher freigibt.

Tmk_sbrk: Diese Funktion ist das Analogon zur sbrk-Funktion. Sie ist nicht fiir den Gebrauch in Anwen-
dungsprogrammen gedacht. Statt dessen soll es dadurch ermdglicht werden, eine eigene Speicher-
verwaltung zu implementieren, die auf einen einzelnen Anwendungsfall bzw. auf eine kleine Klasse
von Anwendungsfiillen spezialisiert sind.

Tmk_distribute: Mit dieser Funktion kann ein Prozef} seinen Speicherbereich, den er lokal alloziert hat, in
verteilten Speicher umwandeln und ihn den anderen Prozessen zur Verfiigung stellen. Diese Funktion
16st ein Problem, das oft beim Programmstart auftritt: Wenn ein Prozessor verteilten Speicher
anfordert, sorgt zwar TreadMarks dafiir, das der Speicher auf allen Workstations verfiigbar ist; jedoch
muf} den anderen Prozessoren mitgeteilt werden, wo sie diesen Speicher finden kénnen. Die Losung
besteht darin, dal die Adresse des verteilten Speichers in einer globalen Variable abgelegt wird,
deren Adresse wiederum bei allen Prozessoren gleich ist. Durch einen Aufruf der Tmk_distribute-
Funktion mit der globalen Variable als Argument wird der Wert der Variable, d. h. die Adresse des
verteilten Speichers an die anderen Prozessoren iibermittelt.

Tmk barrier: Eine Barrier ist eine Stelle im Programm, an der jeder Prozessor warten muf, bis alle
anderen Prozessoren diese Stelle auch erreicht haben. Erst danach darf der wartende Prozessor (wie
auch alle anderen wartenden Prozessoren) weiterarbeiten. Man macht sich leicht klar, dafl es in
einem Programm hochstens eine Sperre geben mufl: Gdbe es auch nur zwei Sperren s; und ss,
so konnte ein Prozessor p; an s; und ein anderer Prozessor p, an s warten. Prozessor p; kann
seine Arbeit nicht fortsetzen, bevor py an Sperre s; angekommen ist, wihrend Prozessor p, darauf
wartet, bis p; an s» ankommt. Die Prozessoren blockieren sich also gegenseitig. Warten andererseits
beide Prozessoren immer an der gleichen Sperre, so besteht auch kein Grund, die ‘beiden’ Sperren
voneinander zu unterscheiden.

Trotzdem bietet TreadMarks verschiedene Barriers an, um es dem Software-Entwickler einfacher zu
machen, die Software zu testen und auf Fehler zu iiberpriifen. In einem fehlerhaften Programm
kann es durchaus vorkommen, daf} zwei Prozessoren zwar an verschiedenen Stellen auf eine Sperre
auflaufen, so wie oben geschildert. Kann man in einer solchen Situation die Sperren, an denen
die Prozessoren warten, unterscheiden, so kommt man in vielen Fillen dem Fehler einfacher auf
die Spur, als wenn man den Programmablauf daraufhin {iberpriifen miisste, wo die fehlerhafte
Synchronisation auftrat.

Tmk_lock_aquire: Ein Lock ist ein 7?7, das hochstens ein Prozessor besitzen darf. Fordert ein Prozessor
po mit der Funktion Tmk_lock_aquire ein Lock an, das ein anderer Prozessor p; bereits angefordert
und erhalten hat, so muf} er warten, bis p; das Lock wieder freigibt. Im Gegensatz zu Barriers sind
zur Synchronisation {iber Locks mehrere Locks nétig.

Tmk_lock release ist das Gegenstiick zu Tmk_lock_aquire: Damit wird das angeforderte Lock wieder
zuriickgegeben, so das es ein evtl. bereits wartender Prozessor erhalten kann.

5.5 Beispiele

Fiir die Erstellung eines Algorithmus’, der parallel ausgefiihrt werden kann, gibt es zwar keine algorith-
misch anwendbaren Methoden, die garantieren, das der Algorithmus effizient parallelisiert wird; jedoch
kann man sich auf einige Prinzipien stiitzen, von denen in diesem Abschnitt die zwei wichtigsten anhand
jeweils eines Beispiels vorgestellt werden.

In Abbildung 18 und Abbildung 20 sind die beiden Beispiele in einem an C angelehnten Pseudocode
angegeben.
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5.5.1 Datenparallelitit

Das Jakobi SOR-Verfahren dient zur Losung einer Differentialgleichung bzw. eines Systems aus Differen-
tialgleichungen. In einer Iteration wird iiber eine Iterationsfunktion f eine Folge von Matritzen berechnet,
bis die Iteration zum Stillstand kommt.

Hier wird ausgenutzt, das die Iterationsfunktion f nur auf einem kleinen Bereich der Matrix arbeitet.
Typischerweise umfassen z. B. die Formeln zur numerischen Losung selten mehr als einen Bereich der
Grofle 9 x 9, wihrend diese Formel iiber Matritzen der Grofleordung 1000 x 1000 angewandt wird. Die
Daten, auf denen der Algorithmus arbeitet, (im Beispiel die Matrix) wird auf die Prozessoren aufgeteilt,
so daf} jeder Prozessor einen kleinen Bereich unabhingig von den anderen Prozessoren bearbeiten kann.

Das Jakobi-Verfahren iteriert iiber einem zweidimensionalen Gitter. In jedem Iterationsschritt wird
das Gitter durch ein neues Gitter ersetzt, wobei sich jedes neue Element als Mittelwert der ‘alten’ Nach-
barelemente ergibt. Nach Vorgabe einer Startmatrix A©) € RV*N berechnet das Jakobi-SOR-Verfahren
also eine Folge (A(F)%  wobei gilt:

1/ & k k k .

() 1 (aﬁﬁl’j + aE,)l,j + ag’j),l + ag,j)ﬂ) , firi,jef2..N-1],
a;j =

aﬁ?) sonst.

Zur Implementierung verwendet man zweckméssigerweise einen temporiren Speicherbereich, in den man
die neu berechnete Matrix eintrigt; in einem zweiten Schritt werden die Daten in das urspriingliche Gitter
zuriickkopiert.

Abbildung 17: Matrix beim parallelisierten Jakobi-SOR~Verfahren

Die Parallelisierung erfolgt so, daf3 die Matrix in soviele etwa gleichgrofle ‘Streifen’ geteilt wird, wie
Prozessoren vorhanden sind. Jedem der Prozessoren wird einer der Streifen zugeteilt, wie es in Abbil-
dung 17 verdeutlicht wird. Den temporiren Speicherbereich, im Beispiel das scratch-Array, legt jeder
Prozessor im lokalen, privaten Speicher an; die Matrix selber (grid) liegt in dem verteilten, globalen
Speicher. Abbildung 19 zeigt den Speedup, den man auf diese Art erreichen kann, im Vergleich zu einer
Implementation desselben Algorithmus’ in PVM. Man erkennt, dafl die TreadMarks-Version der PVM-
Implementation knapp iiberlegen ist.

5.5.2 Kontrollflussparallelitit

Ziel des Travelling-Salesman-Algorithmus ist es, den kiirzesten Pfad zu finden, der durch eine vorgegebene
Menge von Stédten fithrt. Jede Stadt soll dabei genau einmal betreten werden, mit Ausnahme derjenigen
Stadt, in der die Rundreise beginnt und auch endet. Im Beispiel wird ein einfacher Branch-and-Bound-
Algorithmus benutzt.
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#define M 1024
#define N 1024

float **grid; /* shared array */
float scratch [N][M]; /* private array */
int main (int argc, char x*argv)

{

Tmk_startup Q) ;

if (Tmk_proc_id == 0)

{

grid = Tmk_malloc (N * M * sizeof (float));

/* initialize grid */

Tmk_barrier (0);

int length = M / Tmk_nprocs;
int begin = length * Tmk_proc_id;
int end = length * (Tmk_proc_id+1);

for (/* number of iterations */)

{

for (int i = begin; i < end; i++)
for (int j = 0; j < N; j++)
scratch [i][j] = 0.25 *
(grid[i+1]1[j] + grid[i-1]1[j]
+ grid[il[j+1] + grid[il[j-11);

Tmk_barrier (0);
for (int i = begin; i = end; i++)
for (int j = 0; j < N; j++)

grid [1]1[j] = scratch [i][j];

Tmk_barrier (1);

Abbildung 18: Jakobi SOR~Verfahren

129
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Abbildung 19: Speedup beim Jakobi SOR-Verfahren

Bei der Parallelisierung des Travelling-Salesman-Algorithmus’ wird ausgenutzt, dafl eine groie Menge
an vergleichsweise kleinen Jobs auszuwerten ist, bevor das Ergebnis feststeht. Fiir diese Jobs wird eine
Warteschlange unterhalten, aus der sich jeder Prozessor einen Job abholt und auswertet. Danach wird
das Ergebnis bekannt gemacht, indem zum Beispiel globale Variable neu gesetzt, oder vielleicht neue Jobs
in die Warteschlange eingereiht werden.

Die Branch-and-Bound-Methode dient in der Kombinatorik, insbesondere auf dem Gebiet des Opera-
tional Resarch, der Losung rechenaufwendiger Probleme. Es dhnelt dem Divide-and-Conquer-Verfahren;
jedoch verursacht es in den meisten Fillen einen geringeren Rechenaufwand, so das ein Branch-and-
Bound-Algorithmus noch praktikabel ist, selbst wenn ein Divide-and-Conquer-Algorithmus zu Speicher-
oder rechenaufwendig ist.

Gegeben sei ein Problem P. Fiir dieses Problem existiert eine evtl. sehr groie Menge X = X(P) an
sog. zuldssigen Losungen. Fiir jede zulédssige Losung X € X ist eine Bewertungsfunktion F': X — F(X)
definiert. Ziel ist es, diejenige Losung X* zu finden, die F(X*) maximiert. Diese Lésung X*(P) nennt
man die optimale Lésung.

Durch die grofle Anzahl an zuldssigen Losungen X € X ist es meist nicht realistisch, die optimale
Losung durch eine erschépfende Suche zu ermitteln. Man ist daher bestrebt, moglichst grofie Teilmengen
X’ € X von der Suche auszuschliessen.

Wie bei den Divide-and-Conquer-Algorithmen unterteilt man zuniichst das Problem P in Teilprobleme
P .. P, so daf

k

daf also mit der Gesamtheit der Losungen der Teilprobleme auch die Losung des Ausgangsproblemes
bekannt ist, wobei sich die Teilprobleme moglichst nicht oder nur wenig iiberschneiden. Diese zweite
Bedingung stellt sicher, daf3 bei der Berechnung der Losung nicht zuviel Arbeit mehrfach getan wird.
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Im Gegensatz zu den Divide-and-Conquer-Algorithmen wird jetzt nicht jedes Teilproblem weiter zer-
teilt, bis die Teilprobleme zu Trivialfillen degeneriert sind. Wie oben schon erwéhnt, wiirde bei einem
solchen Vorgehen die Anzahl der Teilprobleme die Kapazitit des Rechners schnell iibersteigen.

Vielmehr wird durch das sog. Bounding versucht, moglichst viele Teilprobleme daraufhin zu unter-
suchen, ob sie iiberhaupt einen Anteil zu Gesamtlosung beitragen konnen, oder ob sie nicht weiter zu
untersucht werden brauchen.

Es 148t sich stets eine untere Schranke F fiir den Zielfunktionswert des Ausgangsproblemes angeben,
den die optimale Losung nicht unterschreitet. Zu Beginn des Algorithmus’ kann man entweder F := —oo
setzen, oder durch eine geeignete Heuristik einen sinnvollen Anfangswert finden. Fiir jedes Teilproblem
P;, i + [1..k] wiederum 148t sich eine Obergrenze F; angeben.

Diese Schranken kann man in vielen Fillen {iber eine Relaxation der Bewertungsfunktion berechnen,
indem man z. B. Nebenbedingungen weglifit, oder sich von exakten Berechnungen auf Abschitzungen
zuriickzieht.

Ein Teilproblem wird nur dann weiter verzweigt, wenn es nicht ausgelotet werden kann. Ein Problem
bezeichnet man als ausgelotet, wenn eine der folgenden drei Bedingungen gilt:

1. Es gilt F; < F: Die optimale Losung des Teilproblems P; kann nicht besser als die beste bisher
bekannte zuldssige Losung sein. Damit braucht man Problem P; nicht weiter zu betrachten.

2. Es gilt F; > F: Das Teilproblem P; ist eine neue beste zulissige Losung oder kann zu einer solchen
beitragen. Deshalb wird X (P;) gespeichert, und man setzt F := Fj.

3. Es gilt X(P;) = 0, das heisst, P; besitzt keine zuliissigen Losungen und braucht weiter nicht be-
trachtet zu werden.

Der Algorithmus verwendet eine anfangs leere Liste, in der bisher gefundene, unvollstindige Reisen
gespeichert sind. In der Variable Shortest_length wird die Lénge der kiirzesten der bisher gefundenen
Rundreise gespeichert. Die unvollstindigen Rundreisen werden schrittweise um einen Teilpfad zu einer
weiteren Stadt erweitert. Zusétzlich wird durch einen konservativen Algorithmus die eine untere Grenze
fiir die Lénge der restlichen Reise berechnet. Dazu wird die Linge des minimal spanning tree betrachtet,
der die letzte Stadt der unvollstindigen Reise und alle noch nicht betretenen Stidte umfasst. Liegt die
Lange einer solchermassen erweiterten Reise zusammen mit der Untergrenze der restlichen Reise {iber
dem Wert von Shortest_length, so wird diese Mdglichkeit nicht weiter untersucht. Ein Pseudocode-
Beispiel findet sich in Abbildung 20. In der parallelisierten Version wird das Berechnen neuer partieller
Pfade auf die verschiedenen Prozessoren verteilt. Jeder Prozessor holt sich einen neuen partiellen Pfad
ab, und versucht, diesen zu erweitern. Der beste Pfad wird in der globalen Variable Path abgelegt. Wenn
alle partiellen Pfade aus der Schlange entfernt sind, bricht der Algorithmus ab. Abbildung 21 zeigt den
Speedup, den man auf diese Art erreichen kann. Hier liegt die TreadMarks-Version knapp hinter der
PVM-Version zuriick.

6 Optimierungen und Erweiterungen von TreadMarks

6.1 Einleitung

Das TreadMarks-System enthilt bereits in der Basisversion, wie sie in Abschnitt 5 beschrieben wurde,
Mechanismen, die ausgewéhlt wurden, um auf der zugrundeliegenden Hardware akzeptable Ergebnisse
zu erzielen. Im Vergleich zur Sequential Consistency wird mit der Release Consistency, die hier iiber das
LRC-Protokoll implementiert wurde, wird die Kommunikation zwischen den Workstations stark reduziert;
ohne das Multiple-Writer-Protokoll wire es nicht sinnvoll, Algorithmen wie die in Abschnitt 4 unter dem
Stichwort ,,False Sharing“ (FS) angesprochenen, mit TreadMarks auszufiihren.

Auch wenn man bei diesen beiden Mechanismen stark darauf geachtet hat, daf} sie nicht nur ein kor-
rektes System implementieren, sondern auch darauf, das sie ihre Aufgaben moglichst schnell durchfiihren,
bilden sie die Grundbausteine, die TreadMarks ausmachen.



6 OPTIMIERUNGEN UND ERWEITERUNGEN VON TREADMARKS 132

queue_t *Queue;

int *Shortest_length;
int queue_lock;
int min_lock_id;

int main (int argc, char x*argv)
{
Tmk_startup O ;
queue_lock_id = 0;
min_lock_id = 1;
if (Tmk_proc_id == 0) /* we’re the leader: setup shared memory */
{
Quere = Tmk_malloc (sizeof (queue_t));
Shortest_length = Tmk_malloc (sizeof (int));
/* initialize Heap and Shortest_length */
}
Tmk_barrier (0);

while (true)

{
Tmk_lock_aquire (queue_lock_id);
if (/* queue is empty */)
{
Tmk_lock_release (queue_lock_id);
Tmk_exit ();
}
/* keep adding to the queue, until a long, promising
* tour appears at the head; */
Path = /* Delete the tour from the head */;
Tmk_lock_release (queue_lock_id);
}

length = /* recursively try all cities not yet on the Path;
* find the shortest tour length */

Tmk_lock_aquire (min_lock_id);
if (length < *Shortest_length)
*Shortest_length = length;
Tmk_lock_release (min_lock_id);

Abbildung 20: TSP-Algorithmus
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Abbildung 21: Speedup beim Travelling-Salesman-Algorithmus

In diesem Abschnitt werden weitere Arbeiten besprochen, in denen Optimierungen entwickelt wurden,
die fiir solche Probleme eine Losung oder Verbesserung bringen, die nicht unbedingt in jedem Programm
zu finden sind, die jedoch in einigen Spezialfillen einen deutlichen Leistungsabfall provozieren.

In [4] diskutieren die Autoren die Vor- und Nachteile, die sich ergeben, wenn man die Grofie der
Konsistenzeinheiten erhoht. Sie stellen Ergebnisse vor, die die Auswirkung einer Erhohung der Grofie der
Konsistenzeinheiten auf ein ganzzahliges Vielfache der Seiten der virtuellen Speicherverwaltung illustrie-
ren. Weiterhin skizzieren sie einen Algorithmus, der Zugriffsmuster erkennt, und versucht, die Seiten, die
zusammen angefordert werden, dynamisch zu gruppieren. Diese Ideen werden in 6.2 weiter ausgefiihrt.

Die Arbeit [18] zeigt einen Weg auf, {iber den der den Programm-Code mit zusétzlichen Anweisungen
versehen kann, die es TreadMarks ermoglichen, Seiten zu identifizieren, die von den einzelnen Prozesso-
ren in einem Code-Abschnitt angefordert werden, um diese Seiten aggregiert anzufordern. Sie wird in
Abschnitt 6.3 nidher beschrieben.

6.2 Aggregation

In [4] diskutieren die Autoren die Auswirkungen des False Sharing im Zusammenhang mit der Grofle
der Konsistenzeinheiten, und zeigen, wann es sich lohnen kann, die Konsistenzeinheiten auf ganzzahlige
Vielfache der Seiten zu erhohen.

Von der Zusammenfassung mehrerer Seiten zu einer Konsistenzeinheit verspricht man sich eine Re-
duktion der versandten Nachrichten. Andererseits kénnen die negativen Folgen des False Sharing die
Leistungssteigerung wieder zunichte machen.

Die Autoren untersuchen einerseits, wie sich die Leistungsfihigkeit dndert, wenn mehrere aufeinan-
derfolgende Seiten statisch zu einer einzigen Konsistenzeinheit zusammengefafit werden, und diskutieren
die vor- und nachteiligen Effekte. Weiterhin prisentieren sie ein Verfahren, das versucht, dynamisch die-
jenigen Seiten zu gruppieren, die im Ablauf des Algorithmus’ auch zusammen iibertragen werden.

6.2.1 Statische Aggegation

Die Aggegation hat einige Vorteile, die Nichts mit der Kommunikation zu tun haben: Werden die Seiten
statisch aggregiert, so reduziert sich die Anzahl der Access Faults, und damit die Anzahl der Operationen,
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die das TreadMarks-System ausfiihren muf}. Negativ macht sich bemerkbar, daB} die Twin- und Diff-
Operationen auf grofleren Datenmengen arbeiten und dafiir mehr Zeit beanspruchen.

Im Hinblick auf die Kommunikation stellen vergrofierte Konsistenzeinheiten einen Kompromiss zwi-
schen Aggegation und einem vergrosserten Potential zum FS dar. Hier darf man den FS-Effekt nicht
isoliert betrachten, sondern immer das gleichzeitig auftretende TS im Auge behalten. Zur Illustration
betrachte man die beiden in Abbildung 22 dargestellten Situationen:

e Angenommen, ein Prozessor p; beschreibt zwei aufeinanderfolgende Seiten, s, und sg41, die dann
nach einer Synchronisationsoperation ein weiterer Prozessor ps liest. Sind die Seiten selbst die Kon-
sistenzeinheiten, so entstehen hierbei zwei Access Faults, zwei Diffs werden angefertigt und in zwei
Nachrichten verschickt. Hier hitte die Vergrosserung der Konsistenzeinheiten auf zwei Seiten die
Anzahl der Nachrichten halbiert. Wihrend einige Daten in diesen Diffs sicherlich useless Data gewe-
sen sein konnten, hat sich an der Gesamtmenge der iibertragenen Daten nichts gedndert. Hier hat
die Vergrosserung der Konsistenzeinheiten eine Reduktion des Kommunikationsaufwandes bewirkt.

e Liest hingegen ps nur eine der beiden Seiten, sagen wir, Seite si, dann hétte der Kommunika-
tionsaufwand mit den vergrosserten Konsistenzeinheiten zwar gleich viele Nachrichten und Diffs
umfasst, wihrend die Diffs jedoch zur Hilfte aus useless data bestanden hiitten. In diesem Fall hitte
die Vergrosserung der Konsistenzeinheiten eine Verschlechterung gebracht.

o
A
o /

(a) (b)

-
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Abbildung 22: Situationen, in denen sich die Verdoppelung der Konsistenzeinheiten (a) positiv und (b)
negativ auswirken kénnen.

False Sharing kann zweierlei negative Folgen haben: Einerseits kann es dazu fiithren, daf§ (eigentlich)
iiberfliissige Write-Invalidate-Nachrichten verschickt werden; diese Nachrichten bezeichnet man als useless
Messages. Andererseits kann es vorkommen, daf3 beim Datenabgleich mehr Daten verschickt werden, als
unbedingt notig gewesen wiren. Diese Daten nennt man useless Data. Beide Effekte werden an kurzen
Beispielen erldutert:

1. Useless Messages werden bei sog. write-write FS verschickt.

Angenommen, zwei Prozessoren, p; und ps beschreiben dieselbe Seite, wobei p; auf die obere Hiilfte
zugreift, wihrend p-» die untere Hélfte benutzt. Nachdem alle Prozessoren an einer Barrier synchro-
nisiert haben, liest ein weiterer Prozessor p3 die obere Hélfte der Seite. Natiirlich benottigt ps nur
die Daten, die von p; geschrieben wurden; bei einem (lesenden) Zugriff auf diese Seite erfihrt ps
jedoch einen Access Fault, und muf} die Write-Invalidate-Nachrichten sowohl von p; als auch von ps
anfordern.

Diese Nachrichten sind die useless Messages, die durch write-write FS verusacht werden.
2. Useless Data tritt zwar im Zusammenhang mit True Sharing (TS) auf; jedoch wird dieser Effekt auch

als FS klassifiziert, da er Kommunikation verursacht, die eigentlich nicht unbedingt notig gewesen
ware.
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Angenommen, Prozessor p; beschreibt eine ganze Seite, synchronisiert dann mit Prozessor py, der
dann die obere Hilfte der Seite liest. Dazu muf} ein Diff {ibertragen werden, dafl die Anderungen
der ganzen Seite enthilt, wihrend ein Diff iiber die obere Hélfte der Seite ausgereicht hitte.

Die Daten, die vom Empfinger eigentlich nicht benotigt werden, sind useless Data.

Die zentrale Aussage ist, dafl die Effekte des FS nicht isoliert betrachtet werden sollten, sondern nur im
Zusammenhang mit TS:

e Wenn in Bezug auf eine Seite sowohl TS als auch FS existiert, so verursacht die Aggregation mehrerer
Seiten einen Anstieg von useless Data.

e Existiert ausschliellich FS, so werden durch die Aggregation useless Messages verursacht.

Wie bereits in fritheren Abschnitten erwihnt, sind auf dem Hardware-Setup, auf dem TreadMarks liuft,
die Kosten pro Nachrichten viel héher als die Kosten pro Byte innerhalb einer Nachricht. Von den nega-
tiven Effekten des FS fallen also in erster Linie diejenigen ins Gewicht, die useless Messages verursachen,
wihrend useless Data kein besonders schwerwiegendes Problem darstellt.

Die Benchmark-Applikationen, anhand derer die Autoren von [4] die Auswirkungen ihrer Optimierun-
gen demonstrieren, lassen sich in zwei Klassen einteilen:

1. Bei der einen Klasse findet sich wenig FS, was sich durch kleine Werte sowohl fiir useless Messages
als auch fiir useless Data ausdriickt.

2. Die andere Klasse zeigt wenige useless Messages, aber eine merkliche Menge an useless Data. Bei
diesen Anwendungen tritt zwar FS auf, jedoch nur auf Seiten, auf denen auch TS vorhanden ist.

Fiir die zweitgenannte Klasse von Applikationen erscheint es lohnend, die Konsistenzeinheiten zu ver-
grossern: Wenn fiir die meisten Seiten von vorneherein TS vorliegt, wird durch die Aggregation mehrerer
Seiten die Anzahl der zu versendenden Diffs reduziert, ohne dafl man mit einer Erhohung des Anteils an
FS rechnen mu8.

Bei der erstgenannten Klasse ist nicht offensichtlich, ob eine Aggegation von Seiten von Vorteil ist.
Die Aggegation konnte zusétzliches FS an Stellen verursachen, die bisher noch frei davon waren.

6.2.2 Dynamische Aggegation

In der Diskusion der statischen Aggegation hat sich gezeigt, daf einige Programme von dieser Aggegation
profitieren werden, wihrend fiir andere ein Riickgang der Leistungsfihigkeit zu beobachten sein wird.
Die Losung, die in [4] vorgeschlagen wird, besteht darin, die Seiten dynamisch zu sog. Page Groups
zusammenzufassen. Diese Zusammenfassung basiert auf den Zugriffsmustern, die das Programm aufzeigt.

Der Gruppierungs-Algorithmus gruppiert Seiten nach folgendem Schema: Bei einer Synchronisati-
onsoperation werden alle Seiten, die zu diesem Zeitpunkt beschrieben worden sind, zu einer Gruppe
zusammengefasst.

Wenn im folgenden Ablauf des Programms fiir eine Seite Diff angefordert wird, werden zusétzlich fiir
alle Seiten, die in ihrer Gruppe sind, die Diffs iibertragen.

Damit versucht der Algorithmus die Vorteile zu bieten, die sich bei der statischen Aggegation zeigen,
und zu verhindern, dal dabei die Nachteile zum Tragen kommen.

Wenn mehrere Seiten von einem Prozessor zusammen angefordert werden, ,,merkt“ sich der Algorith-
mus diese Tatsache, und fasst sie in Zukunft zu einer einzigen Nachricht zusammen. Dies ist gerade die
Arbeitsweise der statischen Aggregation in den Programmen, fiir die sie Vorteile bietet.

Wenn der Prozessor jedoch Seiten nicht oder nicht mehr zusammen anfordert, ,merkt* dies der Al-
gorithmus ebenfalls, und fordert die Seiten wieder einzeln an. Damit vermeidet er genau das Verhalten,
das statische Aggregation fiir einige Anwendungen unbrauchbar macht.

Die Nachteile dieses Verfahrens bestehen in dem erhohten Aufwand, der zur Erkennung der Zu-
griffsmuster notig ist. Die Zeit, die dafiir benétigt wird, wird allerdings von den Vorteilen mehr als nur
wettgemacht.
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6.3 Prefetching

Die Basisversion von TreadMarks fordert Daten ausschliefSlich auf on-demand-Basis an: Genau dann, wenn
feststeht, daf eine Seite gebraucht wird, wird sie (genauer gesagt, das entsprechende Diff) {ibertragen.
Bereits in Abschnitt 5.2 wurde betont, daf die Parallelisierung von Algorithmen fiir TreadMarks nur
von sehr grober Granularitit sein kann, da sonst der Kommunikationsaufwand zu grofl wiirde. Umgangs-
sprachlich ausgedriickt, sollte ein Algorithmus so gestaltet werden, ,,daf jeder Prozessor moglichst lange
moglichst alleine lduft, ohne mit anderen Prozessoren kommunizieren zu miissen®. In den Phasen, in de-
nen die Prozessoren nun ,,alleine laufen“, kann es vorkommen, daf} sie mehr Daten anfordern, als in einer
einzigen Konsistenzeinheit enthalten sind. Die in [18] vorgeschlagene Methode erméglicht es, einen grofien
Teil dieser Seiten zu identifizieren, und bei Schleifeneintritt in eine einzigen Nachricht zusammenzufassen.
Um festzustellen, welche Seiten ein Prozessor in einer Schleifeniteration anfordern wird, wird das
sog. Indirection Array betrachtet. Ein Beispiel fiir solch ein Array findet sich in dem SOR-Algorithmus in
Abschnitt 5.5: Dort werden fiir jeden Prozessor lokal in den Variablen begin und end die Grenzen der
‘Streifen’ berechnet, die der einzelne Prozessor zu bearbeiten hat. Speichert man diese Grenzen in einer

ey —]

BN

000

Abbildung 23: Im Indirection Array (oben) ist festgehalten, welcher Prozessor welchen Bereich der Ma-
trix (unten) bearbeitet. Mit diesen Bereichen kennt man auch die Seiten, die der einzelne Prozessor in
der nichsten Iteration laden wird. Diese Seiten kénnen dann zu Beginn der Iteration in einer einzigen
Nachricht iibertragen werden.

globalen Datenstruktur, wie in Abbildung 23 angedeutet, so lassen sich mit den ‘Streifen’ auch die Seiten
identifizieren, die ein Prozessor im nichsten Iterationsschritt laden wird. Diese Seiten kénnen dann in
einer einzigen Nachricht iibertragen werden.

Das Inspector-Executor-Modell erfordert, wie oben angedeutet, zwei Durchldufe durch den Algorithmus:
Der Inspector identifiziert Zugriffe, fiir die Daten von anderen Prozessorknoten angefordert werden muf,
wahrend der Executor mit dem vom Inspector erstellten Kommunikationsplan den Code ‘richtig’ ausfiihrt.
Ein Nachteil dieser Methode ist, dafl die Analysearbeit, die der Inspector durchfiihrt, sehr komplex ist
und vom Compiler ein groflies Mass an ‘Intelligenz’ erfordert. Auch das Auslagern des Inspectors aus
der innersten Schleife ist sehr aufwendig. Die hier vorgestellte Methode hingegen betrachtet lediglich die
Indirection Arrays, die gewohnlich eine regulérer Abschnitt sind oder als ein solcher implementiert werden
kénnen.

Die Autoren von [18] illustrieren die Folgen dieser Optimierung an mehreren Benchmarks. Als Massstab
dient das CHAOS-System, das auf Basis des Inspector-Executor-Modells arbeitet.

Sie prisentieren Ergebnisse, nach denen das so optimierte TreadMarks-System fiir ein Problem bis
zu 23% schneller als CHAOS ist; fiir ein anderes Problem ist TreadMarks nie mehr als 14% langsamer.
Bezieht man die Laufzeit, die der Inspector benttigt, mit in die Zeitmessungen ein, so ist das optimierte
TreadMarks-System immer schneller als das Inspector-Executor-System.

Insgesamt ist die optimierte Version von TreadMarks bis zu 38% schneller als die Basisversion.
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7 Zusammenfassung

In diesem Artikel wurde das TreadMarks-System beschrieben, das es ermdoglicht, einen Cluster aus
Standard-Workstations als Parallelrechensystem zu benutzen.

Damit wird es einerseits moglich, eine ,, GroSSrechner® zu benutzen, der in vielen Institutionen und Fir-
men schon vorhanden ist, wodurch die problematische und kostenintensive Anschaffung eines GroSSrech-
ners vermieden werden kann. Andererseits miissen die Workstations, auf denen TreadMarks lduft, nicht
fiir diesen Zweck ‘beiseitegestellt’ werden, sondern sie stehen weiterhin fiir den ‘normalen’ Gebrauch zur
Verfiigung.

Die Probleme, die die Autoren von TreadMarks gel6sst haben, liegen zum einen in einer einfachen,
iibersichtlichen und vor allem portablen Programmierung des DSM-Systems; so kann sich der Program-
mierer ganz auf die Erstellung eines korrekten, effizienten Algorithmus’ konzentrieren, ohne zuviel Zeit
auf die Programmierung komplizierter Kommunikationsoperationen ver(sch)wenden zu miissen.

Zum Anderen erweist sich bei einem Workstation-Cluster das Netzwerk, mit dem die Workstations
verbunden sind, oft als Flaschenhals. Auch hier haben die Autoren dafiir gesorgt, daf} dieses Problem sich
kaum mehr negativ auf die Leistung auswirkt.

Nach einer Einfiihrung iiber die Parallelprogrammierung und einer Ubersicht iiber die Synchronisa-
tions-Mechanismen wurden die beiden Mechanismen vorgestellt, die die Leistungsfihigkeit von Tread-
Marks ausmachen, die Lazy Release Consistency und das Multiple-Writer-Protokoll. Das Lazy Release Con-
sistency ist eine Weiterentwicklung der Sequential Consistency, das jedoch die Kommunikation zwischen
den Workstations entscheidend reduziert.

Daran anschliessend erfolgte ein Uberblick iiber das APl von TreadMarks. Durch Zeitmessungen von
Benchmarks konnte deutlich demonstriert, das mit TreadMarks realisierte parallele Programme nur einen
gerinen Anteil ihrer Zeit mit Konsistenzerhaltung, Speicherverwaltung und Kommunikation verbringen,
und den grossten Teil iherer Zeit fiir der eigentlichen Berechnung zur Verfiigung haben.

Den Abschluss bildeten zwei Moglichkeiten, durch Erweiterungen von TreadMarks eine weitere Lei-
stungssteigerung zu erzielen. Zum einen handelte es sich hier um die Aggregation von Konsistenzeinheiten,
zum anderen wurde gezeigt, wie sich Konsistenzeinheiten durch Prefetching angefordert werden kénnen,
bevor ein Kontrollfaden darauf warten muf}.
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