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KURZFASSUNG In der Abteilung „Verteilte Systeme“ der Universität Ulm ist in den letzten Jahren ein neues verteiltes Betriebssystem namens Plurix entstanden, welches die Oberon-Tradition der schlanken und vermittelbaren Systeme fortsetzt und erweitert. Um die Verteilung des Systems vor dem Benutzer und den Anwendungsprogrammen zu verbergen erfüllt dieses System die Anforderungen des Single System Image (SSI) Konzeptes. Zentrales Merkmal von Plurix ist ein verteilter Heap, welcher sich über den gesamten Cluster erstreckt. Bei einem verteilten Heap handelt es sich um eine Erweiterung eines verteilten virtuellen Speichers, welcher den Anwendungsprogrammen den Zugriff auf gemeinsam genutzte reguläre Objekte und nicht nur auf einen unstrukturierten gemeinsamen Speicher ermöglicht. Um Speicherzugriffe möglichst schnell zu erkennen, ist die Einbeziehung der Memory Management Unit (MMU) in die Verwaltung des verteilten Heaps angebracht. Aus diesem Grund wird der verteilte Speicher in Plurix auf Seitenbasis organisiert. Die Konsistenz der verteilten Daten wird durch ein neuartiges Konsistenzmodell, der transaktionalen Konsistenz, gesichert. Dieses beruht auf der Kapselung aller Zugriffe auf den VVS in Transaktionen, welche mittels eines optimistischen Ansatzes synchronisiert werden. In Anlehnung an die Oberon-Tradition wird für die Entwicklung des Systems eine typsichere objektorientierte Programmiersprache verwendet. Die Wahl fiel hierbei auf Java, wobei auf die sonst übliche virtuelle Maschine verzichtet wird. Der Java Quellcode wird durch den Plurix Java Compiler (PJC) direkt in IA32 Maschineninstruktionen übersetzt. Im Rahmen dieser Arbeit wird ein Konzept für die Architektur des Systems vorgestellt, durch welches die Bedingungen des SSI-Konzeptes auf einfachere Weise erfüllt werden können. Hierfür werden alle Objekte, inklusive der Code- und Datenobjekte des Kerns, im transaktionalen verteilten Heap gespeichert. Der Verzicht auf getrennte Adressräume erleichtert zudem den Entwurf des verteilten Systems und die Prozessmigration. Weiterhin kann der Zustand des Clusters deutlich einfacher gesichert werden, da auf lokale Zustände weitgehend verzichtet wird. In einem System mit transaktionalem verteilten Heap existieren zwei unterschiedliche Verhaltensräume, der transaktionale Verhaltensraum des Heaps und der nichttransaktionale Verhaltensraum der Hardware. In diesem Zusammenhang entsteht die Frage, wie eine Kommunikation zwischen den Anwendungen im Heap und der Hardware realisiert werden kann. Die hierbei entstehenden Bedingungen für eine zuverlässige Kommunikation zwischen transaktionalem und nicht-transaktionalem Verhaltensraum sowie die mögliche Lösungen werden in dieser Arbeit ausführlich diskutiert. Durch den konkurrierenden Zugriff auf den gemeinsamen Speicher entsteht bei der Verwendung von Standardalgorithmen für die Objektallozierung ein hohes Kollisionsrisiko für die beteiligten Transaktionen. Um dieses zu reduzieren, wird im Rahmen dieser Arbeit eine Speicherverwaltung entwickelt, welche eine möglichst kollisionsfreie Allozierung von Objekten im gemeinsamen Speicher ermöglicht. Neben den Kollisionen bei



der Objektallozierung kann bei einem seitenbasierten verteilten Speicher die Leistungsfähigkeit des Clusters durch eigentlich nicht gemeinsam genutzte Objekte, welche zufälligerweise auf der selben logischen Seite liegen, negativ beeinflußt werden. Es wird gezeigt, daß eine generelle Vermeidung dieser sogenannten False-Sharing Problematik für einen seitenbasierten verteilten Speicher ungünstig ist, da dies einen erheblichen Speicherbedarf nach sich zieht. Um Performanceeinbußen ohne erheblichen Speicherverlust zu vermeiden, muß False-Sharing zur Laufzeit ermittelt und aufgelöst werden. Die Entflechtung von False-Sharing zur Laufzeit erfordert die Relozierung betroffener Objekte auf unterschiedliche logische Seiten. Hierdurch entsteht eine Änderung der Objektadressen. Um die Funktion von Anwendungen aufrecht zu erhalten, müssen alle bestehenden Referenzen auf relozierte Objekte angepaßt werden. Die Schwierigkeit hierbei besteht in der Ermittlung der betroffenen Referenzen. Es wird gezeigt, daß das Durchsuchen des verteilten Speichers nach anzupassenden Referenzen zeitaufwendig ist. Um die hierbei entstehenden Leistungseinbußen zu vermeiden, wird ein Verfahren entwickelt, welches ein effizientes Auffinden aller anzupassenden Referenzen ermöglicht. In einem verteilten Speicher ist der Lebenszyklus eines Objektes für den Programmierer nur schwer ersichtlich. Um Laufzeitfehler und Speicherverluste durch unsachgemäß freigegebene Objekte zu vermeiden, soll das System über eine automatische Freispeichersammlung verfügen. Es wird gezeigt, daß der Einsatz herkömmlicher Verfahren zwar möglich ist, jedoch zu erheblichen Performanceeinbußen des Clusters führt. Um dies zu vermeiden wird im Rahmen dieser Arbeit eine Freispeichersammlung entwickelt, welche alle Arten von Garbage erkennen kann, ohne hierbei den Cluster oder einzelne Knoten zu blockieren oder ihre Leistungsfähigkeit übermäßig zu beeinträchtigen. Durch die Verwendung eines gemeinsamen Kerns im verteilten Heap können die Anforderungen des SSI Konzeptes auf einfache Weise erfüllt werden. Es stellt sich jedoch die Frage, wie einzelnen Knoten beim Systemstart dem Heap beitreten bzw. wie diese den gemeinsamen Kern beziehen können. Hierfür werden in dieser Arbeit mögliche Lösungen aufgezeigt und bewertet. Die Implementierungsarbeiten und Leistungsmessungen haben gezeigt, daß die in dieser Arbeit vorgestellten Verfahren für den Einsatz in einem transaktionalen verteilten Heap geeignet sind.
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Kapitel 1



1 Einführung und Stand der Technik 1.1 Einführung In Anlehnung an die Oberon-Tradition der schlanken und vermittelbaren Betriebssysteme [WiGu92] entsteht an der Universität Ulm in der Abteilung „Verteilte Systeme“ ein neues verteiltes Betriebssystem namens Plurix. Ein wesentlicher Aspekt bei der Entwicklung dieses Systems ist die Erfüllung der Transparenzanforderungen an verteilte Systeme. Insbesondere soll die Verteilung des Systems vor dem Benutzer und den Anwendungsprogrammen verborgen bleiben soll. Aktuelle kommerzielle Betriebssysteme ermöglichen einen Zugriff auf verteilte Daten oder Ressourcen über aufwendige Kommunikationsstrukturen. Üblicherweise stehen dem Benutzer hierfür eine Reihe von Protokollen zur Verfügung, welche speziell für eine Aufgabe optimiert wurden. Für jedes dieser Protokolle sind unterschiedliche Paketformate sowie Konfigurationen notwendig. Weiterhin liegt die Konsistenz von replizierten Daten häufig in der Verantwortung des Benutzers. Um den Benutzer von diesen Aufgaben zu entlasten, können Middleware-Systeme auf bestehende Betriebssysteme aufgesetzt werden. Diese erlauben dem Benutzer einen komfortableren Zugang zu den verteilten Ressourcen. Aufgrund der bestehende Trennung zwischen Middleware und Betriebssystem entstehen im Vergleich zu einem echten verteilten Betriebssystem jedoch häufig Leistungseinbußen und faktisch ein sekundäres Betriebssystem. Das verteilte Betriebssystem Plurix übernimmt die Kommunikationsaufgabe zwischen den einzelnen Knoten und ermöglicht den Anwendungsprogrammen den Zugriff auf gemeinsame Daten mittels eines verteilten virtuellen Speichers (VVS). Die Konsistenz der verteilten Daten wird durch ein eigens für dieses System entwickeltes Konsistenzmodell, der transaktionalen Konsistenz, gesichert. Dieses beruht auf der Kapselung aller Zugriffe auf den VVS in Transaktionen und deren Synchronisierung mittels eines optimistischen Ansatzes. Für die Entwicklung des gesamten Systems inklusive Kern, OS und Laufzeitumgebung wird eine typensichere objektorientierte Programmiersprache verwendet. Um Speicherzugriffe möglichst schnell zu erkennen, ist die Einbeziehung der Memory Management Unit (MMU) in die Verwaltung des VVS angebracht. Aus diesem Grund wird der verteilte Speicher in Plurix auf Seitenbasis organisiert. In diesem einleitenden Kapitel werden die wesentlichen Entwurfskriterien eines verteilten Systems kurz aufgezeigt. Es folgt ein Überblick über Kommunikationsformen in verteilten Systemen und Entwurfskonzepte eines verteilten Speichers. Abschließend werden bestehende Verfahren zur automatischen Freispeichersammlung, Hintergründe und Ziele dieser Arbeit vorgestellt.
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1.2 Entwurfskriterien für Verteilte Betriebssysteme 1.2.1 Transparenz Ein verteiltes System wird in wesentlichen Teilen durch seine Transparenzeigenschaften beschrieben. Das heißt durch die Fähigkeit, die Verteilung vor dem Benutzer und den Anwendungsprogrammen zu verbergen und als ein Gesamtsystem zu erscheinen. Die Forderung nach Transparenz gliedert sich in mehrere Teilgebiete, welche im folgenden erläutert werden. Ihre Erfüllung ist eines der wesentlichen Entwurfskriterien eines verteilten Systems.



1.2.1.1 Ortstransparenz Bei einem System, welches die Ortstransparenz erfüllt, bleibt der aktuelle Aufenthaltsort eines Objektes verborgen. Dies kann sowohl die Position einer Datei auf einer beliebigen Festplatte, als auch ein Speicherobjekt im Sinne einer objektorientierten Programmiersprache sein. Der Zugriff auf ein solches Objekt erfolgt mit Hilfe eines eindeutigen Namens, welcher keine Ortsinformationen enthält. Die Forderung nach Ortstransparenz schließt oft auch den ortsunabhängigen Zugriff auf Ein- und Ausgabegeräte, welche an die Clusterknoten angeschlossen sind, mit ein.



1.2.1.2 Migrationstransparenz Die Migrationstransparenz bezeichnet die Fähigkeit eines verteilten Systems, Objekte während der Laufzeit von einem Knoten zu einem anderen zu migrieren, ohne daß hierdurch die Arbeitsfähigkeit der Benutzer oder der Anwendungsprogramme eingeschränkt wird. Insbesondere bedeutet dies auch die Fähigkeit, einen Prozess während des Betriebs von einem Knoten zu einem anderen zu migrieren. Ziel der Migrationstransparenz ist ein Lastausgleich zwischen den Clusterknoten, um eine optimale Leistung des Gesamtsystems zu erzielen.



1.2.1.3 Nebenläufigkeitstransparenz In einem verteilten System stehen die im Rechnerverbund enthaltenen Objekte einer Vielzahl von Benutzern und Anwendungsprogrammen zur Verfügung. Hierbei können Konflikte beim nebenläufigen Zugriff auf ein solches Objekt entstehen, wenn etwa zwei Anwendungen konkurrierend eine Variable im Speicher ändern. Unter Nebenläufigkeitstransparenz versteht man die Fähigkeit eines Systems, derartige Zugriffe für den Benutzer transparent zu synchronisieren, so daß hierdurch keine Zugriffskonflikte oder Inkonsistenzen entstehen.



1.2.1.4 Replikationstransparenz Um die Leistungsfähigkeit eines verteilten Systems zu erhöhen, werden Objekte häufig mehrfach zur Verfügung gestellt. Dies ist insbesondere dann angebracht, wenn mehrere Knoten in einem Rechnerverbund lesend auf ein Speicherobjekt zugreifen, da durch diese Replikation die Netzwerklatenz vermieden und Übertragungskanäle entlastet
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werden können. Jeder Knoten kann in diesem Fall auf einem eigenen Replikat arbeiten. Ein Problem ergibt sich allerdings dann, wenn mehrere Knoten schreibend auf ihr Replikat zugreifen. Dies kann zu Inkonsistenzen der Replikate führen. Die Replikationstransparenz besagt, daß der Zugriff auf die Replikate in einem verteilten System wie der Zugriff auf ein einzelnes Objekt erfolgen muß. Um dies zu ermöglichen, muß das System geeignete Mechanismen zur Konsistenzhaltung der Replikate anbieten.



1.2.1.5 Skalierungstransparenz Unter Skalierungstransparenz versteht man die Erweiterbarkeit des verteilten Systems zur Laufzeit, ohne daß hierfür die Systemstruktur oder Anwendungsalgorithmen verändert werden müssen. Dies betrifft sowohl das Hinzufügen neuer Knoten zum Cluster, als auch die Möglichkeit Systemkomponenten zur Laufzeit auszutauschen oder gänzlich neue Funktionen im System anzubieten. Die nach einer Erweiterung verfügbaren Ressourcen müssen für die Anwendungsprogramme dynamisch bereitgestellt werden.



1.2.1.6 Fehlertransparenz Bei einem verteilten System kann ein Ausfall einzelner Knoten oder eine Unterbrechung der Kommunikationswege jederzeit auftreten. Erschwerend kommt hinzu, daß mitunter Knoten zwar noch erreichbar sind, sich jedoch nicht mehr wie spezifiziert verhalten. Derartige Fehler sollen die Funktionsfähigkeit des verbleibenden Systems möglichst nicht beeinträchtigen. Systeme mit Fehlertransparenz sind in der Lage, Ausfälle oder Fehlverhalten einzelner Knoten bis zu einem gewissen Grad vor dem Benutzer und den Anwendungsprogrammen zu verbergen.



1.2.2 Zuverlässigkeit Bei der Zuverlässigkeit eines verteilten Systems muß zwischen der beschriebenen Fehlertransparenz des Systems und der Zuverlässigkeit eines verteilten Dienstes innerhalb dieses Systems unterschieden werden. Durch eine verteilte Implementierung eines Dienstes, etwa eines Web-Servers, kann dessen Ausfallsicherheit gewährleistet werden. Fällt ein Knoten des Netzwerkes aus, so wird die Aufgabe durch die verbleibenden Komponenten, wenn auch mit verringerter Leistungsfähigkeit übernommen. Dies führt zu einer höheren Verfügbarkeit und Zuverlässigkeit als bei einem zentralen System. Eine hohe Zuverlässigkeit des verteilten Systems erzeugt jedoch einen hohen Verwaltungsaufwand, welcher selbst dann entsteht, wenn keine Fehler auftreten. Inwieweit dieser Aufwand zu vertreten ist, hängt vom geplanten Einsatzbereich des Systems ab. Eine gewisse Ausfallsicherheit ist jedoch für jedes verteilte System notwendig.



1.2.3 Performance Das überwiegende Einsatzgebiet von Rechnerverbänden ist die Bewältigung von rechenintensiven Aufgaben. Hierfür wird eine hohe Durchsatzleistung des verteilten Systems
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benötigt. Idealerweise steigt die erreichte Rechenleistung linear mit der Anzahl der eingesetzten Knoten. Dies kann jedoch nur in den seltensten Fällen erreicht werden, da mit zunehmender Anzahl an Knoten der Aufwand für die Koordination des Clusters ansteigt. Bei den meisten Systemen erfolgt eine Sättigung ab einer gewissen Knotenzahl. Aufgrund der großen Anzahl an existierenden verteilten Systemen wird an dieser Stelle auf eine detaillierte Beschreibung einzelner Systeme verzichtet. Einen Einstiegspunkt für weitere Informationen findet man in der Literatur [Tane99], [MRTR90], [Rash86].



1.2.4 Single System Image Um die gewünschte hohe Durchsatzleistung des verteilten Systems zu erreichen, ist es erforderlich, daß die gesamte Rechenleistung des Clusters für das jeweilige Problem genutzt werden kann. Hierfür ist eine Verteilung der Prozesse auf die einzelnen Knoten notwendig, um einen Lastausgleich zu erzielen. Die Prozessmigration stellt in traditionellen Systemen eine komplexe Aufgabe dar. Ein Prozess kann nur migriert werden, wenn auf dem Zielknoten alle benötigten Bibliotheken vorhanden sind. Weiterhin muß die Schnittstelle zum Betriebssystem auf beiden Knoten die selbe Struktur aufweisen. Sind diese Bedingungen nicht erfüllt, so ist eine Migration oder eine entfernte Ausführung eines Prozesses und somit ein Lastausgleich nicht möglich. Mit dem Begriff Single System Image (SSI) [Rajk97], [Rajk01] werden Systeme bezeichnet, welche für Anwendungen und Benutzer als ein einziges großes Gesamtsystem erscheinen. Die existierenden Rechnergrenzen bleiben hierbei sowohl vor dem Anwender als auch vor den Anwendungen verborgen. Systeme, welche die SSIBedingungen erfüllen, bieten auf allen beteiligten Knoten die selben Schnittstellen zum Betriebssystem sowie die selben Bibliotheken an.



1.3 Kommunikationsformen in verteilten Systemen Die Kommunikation zwischen Anwendungen in einer verteilten Umgebung erfolgt in vielen Systemen mittels Nachrichtenaustausch. Um dem Applikationsprogrammierer einen leichteren Zugang zu entfernten Daten zu ermöglichen, bieten diese Systeme typischerweise entfernte Prozedur- (engl. Remote Procedure Call, RPC) oder Methodenaufrufe (engl. Remote Method Invocation, RMI) an. Durch die Verwendung dieser Mechanismen entfällt die Aufgabe für den Programmierer, die Netzwerkpakete für die Kommunikation selbst zu erstellen. Dies erfolgt durch automatisch generierte StubProzeduren sowie durch Bibliotheken. Ein alternativer Ansatz für die Kommunikation in einem verteilten System bildet die Verwendung eines VVS oder Distributed Shared Memory (DSM) (Abb. 1.1). Dieser Ansatz geht auf Arbeiten von Abramson und Keedy [AbKe85] zurück. Hierbei erhalten die Anwendungen im Cluster eine einheitliche Sicht auf den gesamten verfügbaren Speicher. Aus Sicht der Anwendung unterscheidet sich ein Zugriff auf den VVS nicht von einem Zugriff auf den lokalen Speicher. Werden Daten von mehreren Anwendungen benötigt, so können diese im gemeinsamen Speicher abgelegt und zugegriffen werden.
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Die Speicherverwaltung des Betriebssystems übernimmt die Aufgabe, die angeforderten globalen Daten dem jeweiligen Prozess zur Verfügung zu stellen. Ist die Seite auf dem Knoten nicht lokal vorhanden, so wird sie über das Kommunikationsmedium angefordert und im physikalischen Speicher des Knotens eingelagert.



Netz phys. Speicher



VVS Abbildung 1.1 Verteilter virtueller Speicher



Der bestehende Hauptkritikpunkt an einem VVS ist, daß das Speicherzugriffsmuster einer Anwendung im voraus nicht bekannt ist. Daten können somit im Gegensatz zu traditionellen Message-Passing-Verfahren nicht im voraus angefordert werden. Aus diesem Grund wird bei etlichen verteilten Systemen der Begriff VVS vermieden, wenngleich die eingesetzten Verfahren den Mechanismen eines VVS entsprechen und sich lediglich die Namensgebung geändert hat. So werden die implementierten Techniken als clusterweiter einheitlicher Adressraum ([HERV94]) oder verteilter Objektraum (JavaSpaces [FrHu99]) bezeichnet.



1.4 Techniken für einen verteilten virtuellen Speicher Systeme mit VVS können in drei Gruppen unterteilt werden. Man unterscheidet hierbei Systeme mit hardwarebasiertem, betriebssystembasiertem und objektbasiertem VVS. Die einzelnen Ansätze werden im folgenden kurz erläutert.



1.4.1 Hardwarebasierter VVS Eine besondere Art von VVS sind Multiprozessorsysteme. Diese besitzen mehrere Prozessoren, welche über einen gemeinsamen Bus (Abb. 1.2) oder ein Schaltnetzwerk (Abb. 1.3) mit dem physikalischen Speicher verbunden sind. Die Konsistenz des Speichers wird über Arbitrierungs-, Snooping- und Cachekohärenzprotokolle garantiert. Aufgrund des Zugriffs auf denselben physikalischen Speicher handelt es sich bei diesen
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Systemen nicht um „echte“ verteilte Systeme. Sie werden deshalb hier nicht weiter behandelt.



CPU Cache



CPU Cache



CPU Cache Bus



Memory



Abbildung 1.2 Busbasiertes Multiprozessorsystem



CPU Cache



CPU Cache



CPU Cache



CPU Cache Memory Memory Memory Memory



Abbildung 1.3 Multiprozessorsystem mit Schaltnetzwerk (Crossbar)



1.4.2 Betriebssystembasierter VVS Klassische VVS-Systeme werden durch softwaremäßige Nachbildung des gemeinsamen Speichers implementiert. Hierfür wird häufig das verteilte System auf ein bereits existierendes, traditionelles Betriebssystem aufgesetzt. Für die Nachbildung des gemeinsamen Speichers kommen dieselben Mechanismen, welche auch für die virtuelle Speicherverwaltung eingesetzt werden, zum Einsatz. Zugriffe auf nicht vorhandene Speicherseiten werden weiterhin durch die Hardware abgefangen. Im Unterschied zu der klassischen virtuellen Speicherverwaltung kann sich die gewünschte Seite sowohl auf einem Hintergrundspeicher als auch im Hauptspeicher eines entfernten Knotens befinden. Die Einlagerung von Seiten aus dem Hintergrundspeicher bleibt bei diesen Systemen unverändert. Befindet sich die gewünschte Seite nicht im lokalen Hintergrundspeicher, so erfolgt die Seitenanfrage an den Cluster. Dies erzeugt für Programme die Illusion eines großen Speichers, welcher sich über alle Knoten erstreckt. Die Wahl der Zu-
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griffsgranularität beschränkt sich hierbei jedoch auf die von der Hardware zur Verfügung gestellten Einheiten. Hierbei handelt es sich typischerweise um logische Seiten mit einer Größe zwischen 4 KB und 4 MB. Die Nachteile solcher Systeme liegen in den deutlich unterschiedlichen Zugriffszeiten zwischen lokalen und entfernten Zugriffen, sowie in der Gefahr des sogenannten FalseSharings [BoSc93]. Letzteres tritt auf, wenn semantisch unabhängige Daten auf der selben logischen Seite gespeichert und von unterschiedlichen Knoten zugegriffen werden (Abb. 1.4). In diesem Fall treten ein unnötiges Seitenflattern sowie erhebliche Leistungseinbußen auf [ACRZ97].



logische Seite



Knoten m



Knoten n



VVS Abbildung 1.4 False Sharing



Beispiele für Systeme mit betriebssystembasiertem VVS sind Treadmarks [ACDK94], Millipede [ItSc99], IVY [LiHu89], JESSICA [Ming99] und Plurix [Trau96].



1.4.3 Objektbasierter VVS In Systemen mit objektbasiertem VVS erfolgt die Realisierung des verteilten Speichers durch die, in der objektorientierten Programmierung üblichen, Einschränkung von Zugriffen auf Objektvariablen. Hierbei wird davon ausgegangen, daß Zugriffe auf Variablen in Objekten niemals direkt, sondern immer mittels einer entsprechenden Methode erfolgen. Wird eine solche Methode aufgerufen, so kann durch das System geprüft werden, ob sich das zugehörige Objekt im lokalen Speicher befindet. Ist dies nicht der Fall, so wird die lokale Operation angehalten und das Objekt wird über das Kommunikationsmedium angefordert. Erst wenn das Objekt auf dem Knoten eingetroffen ist, wird die lokale Operation fortgesetzt. Objektorientierte VVS-Systeme besitzen den Nachteil, daß bei jedem Zugriff zunächst geprüft werden muß, ob das angesprochene Objekt lokal vorhanden ist. Hierfür müssen alle Zugriffe auf Variablen über Methoden erfolgen. Ein direkter Zugriff ist nicht möglich. Von Vorteil ist die feine Granularität und Flexibilität, mit der Zugriffe auf Objekte gehandhabt werden können. Manche Systeme mit objektorientiertem VVS
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erlauben sogar Zugriffe auf Teilobjekte. Ein solcher feingranularer Zugriff ist bei anderen VVS-Varianten nur schwer möglich. Beispiele für Systeme mit objektbasiertem VVS sind Clouds [DLAR91], Orca [BBHJ98] und Midway [BZSa93]. Abbildung 1.5 gibt einen Überblick über die Klassifikation von VVS Systemen. Kontrolle durch die Hardware



Kontrolle durch die Software



MMU



Betriebssystem



Hardware-basierter VVS (Multiprozessorsysteme)



Betriebssystembasierter VVS (NUMA, Seitenbasiert)



Laufzeitumgebung Objekt-basierter VVS (Shared-Variables, echte Objekte)



logische Seite



Cacheblock Remote-Zugriff in Hardware



Objekt



Zugriffskontrolle



Zugriffsgranularität



Remote-Zugriff in Software



Abbildung 1.5 Klassifikation von VVS Systemen



1.5 Automatische Freispeichersammlung Die automatische Freispeichersammlung (engl. Garbage Collection) ist eine durch die Laufzeitumgebung zur Verfügung gestellte Funktionalität, welche den Programmierer von einer expliziten Speicherverwaltung, wie sie in Programmiersprachen wie C üblich ist, entbindet und somit eine häufige Fehlerquelle beseitigt. Die Garbage Collection (GC) identifiziert nicht mehr adressierbare Speicherblöcke oder Objekte und stellt sie der Speicherverwaltung für eine erneute Verwendung zur Verfügung. Bei einer expliziten Speicherverwaltung können, vor allem bei ungeübten Programmierern, Speicherverluste aufgrund nicht freigegebener Speicherbereiche nach Beenden des Programms entstehen. Diese Fehler treten häufig erst während des Betriebs auf, da während der Entwicklungsphase das Programm nur kurz aktiv ist, bzw. nicht genügend Daten erzeugt werden. Ein weiteres Problem bei expliziter Freigabe von Speicherbereichen ist die verfrühte Freigabe noch benötigter Bereiche. Hierbei können ungültige Referenzen, sogenannte „Dangling-References“, entstehen. Ein Zugriff auf ein bereits freigegebenes Objekt über einen neu eingerichteten Zugriffspfad kann vom System nicht erkannt werden und führt häufig zu schwerwiegenden Fehlern. Bei modularer Programmierung ist es selbst für geübte Programmierer schwierig, die Speicherverwaltung korrekt zu handhaben, da hierbei immer berücksichtigt werden muß,
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ob andere Module den jeweiligen Speicherbereich noch benötigen. Dies ließe sich nur mit einer globalen Verwaltungsstruktur für die Benutzung aller Objekte handhaben, was einerseits dem Geheimnisprinzip der modularen Programmierung widerspricht und andererseits auf eine vom Programmierer entwickelte GC hinausläuft. Die Verfahren zur automatischen Freispeichersammlung können in drei Kategorien unterteilt werden: • Referenzbasierte Verfahren • Kopierende Verfahren • Markierende Verfahren Allen diesen Verfahren ist gemein, daß sie nicht mehr referenzierbare Speicherbereiche erkennen und zur erneuten Vergabe bereitstellen. Diese Bereiche werden auch als Garbage bezeichnet. Ein Objekt oder Speicherbereich gilt als nicht mehr referenzierbar, wenn kein Pfad von der Wurzelmenge zu dem Objekt existiert. Die Wurzelmenge setzt sich aus den Werten auf den Stacks und in den Prozessorregistern, sowie aus speziell markierten Objekten oder Speicherbereichen zusammen. Ein Pfad von der Wurzelmenge zu einem Objekt existiert genau dann, wenn es eine, von der Wurzelmenge ausgehende, Folge von Referenzen zu dem Objekt gibt, bei dem beliebig viele andere Objekte zwischengeschaltet sein dürfen. Abbildung 1.6 zeigt ein Beispiel für nicht referenzierbare Objekte. Die unterschiedlichen Varianten der automatischen Freispeichersammlung werden in Kapitel 5 näher betrachtet. Speicher Stack Stack Stack Garbage CPU CPU CPU Wurzelmenge



Objekte



Referenz



Abbildung 1.6 Beispiel Garbage
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1.5.1 Verteilte Freispeichersammlung Um für ein Speicherobjekt in einem verteilten System eine Entscheidung über dessen Erreichbarkeit treffen zu können, müssen auch Referenzen über Rechnergrenzen hinweg berücksichtigt werden. Die Bedingung für die Erreichbarkeit eines Objektes erweitert sich dahingehend, daß der Pfad von der lokalen Wurzelmenge zu dem Objekt nun auch über entfernte Objekte führen kann. Weiterhin kann ein lokal präsentes Objekt auch von der Wurzelmenge eines entfernten Knotens aus referenziert werden. Somit müssen für die Entscheidung über eine Erreichbarkeit eines Objektes die globale verteilte Wurzelmenge sowie alle im Cluster existierenden Referenzen berücksichtigt werden. In einem verteilten System besteht zudem eine generelle Nebenläufigkeit zwischen Threads auf verschiedenen Knoten. Ein Blockieren des gesamten Clusters für einen Durchlauf der Freispeichersammlung ist aufgrund der hierbei entstehenden Leistungseinbußen nicht sinnvoll. Ein Durchlauf der Freispeichersammlung für die Prüfung des gesamten Hauptspeichers ist typischerweise mit hoher Netzlast und dazugehörigen Latenzen verbunden, so daß lediglich inkrementelle Algorithmen für eine verteilte Freispeichersammlung in Betracht kommen. Bei diesen muß jedoch berücksichtigt werden, daß Referenzen vor Abschluß eines Durchgangs der Freispeichersammlung durch eine Anwendung verändert werden können. Ist die Freispeichersammlung auf unveränderte Referenzen angewiesen, wie dies bei Mark-and-Sweep-Verfahren der Fall ist, so müssen Sperren eingesetzt werden, welche sich über den gesamten Cluster erstrecken. Die hierbei geltenden Bedingungen sowie die auftretenden Probleme traditioneller Verfahren im Umfeld eines verteilten Systems mit transaktionalem verteilten Heap werden in Kapitel 5 ausführlich diskutiert.



1.6 Umfeld und Zielsetzung dieser Arbeit Diese Arbeit entstand im Rahmen des Plurix Projektes. Plurix wird seit einigen Jahren in der Abteilung Verteilte Systeme durch eine Forschungsgruppe unter der Leitung von Prof. Dr. Peter Schulthess entwickelt. Hierbei ist ein eigenständiges, Objekt-orientiertes Betriebssystem (BS) für Embedded Systems und PC Cluster entstanden. Die zentralen Merkmale des Systems sind: VVS, Transaktionen, optimistische Synchronisierung [KuRo81], objektorientierte Programmiersprache, Persistenz und der Einsatz bewährter Oberon-Techniken.



1.6.1 Programmiersprache und Compiler Die Verwendung einer typsicheren Programmiersprache bildet die Grundlage für einen durchgehenden Speicherschutz, die automatische Freispeichersammlung sowie die Relozierung von Objekten zur Laufzeit. Um diese Vorteile nutzen zu können, wird das gesamte Plurix Projekt mit nur einer Programmiersprache entwickelt. Diese Verknüpfung von Programmiersprache und Betriebssystem wurde unter anderem an der ETH Zürich mit dem Oberon Projekt [Reis91], [WiGu92] seit längerem erfolgreich praktiziert.
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Für die Implementierung von Plurix fiel die Entscheidung auf die von Sun Microsystems entwickelte Programmiersprache Java, um eine möglichst hohe Akzeptanz bei den Programmierern zu erhalten. Plurix verwendet ausschließlich die Sprache ohne den üblicherweise dazugehörigen Bytecode, die virtuelle Maschine und den Just-In-Time Compiler. Die Auswahl der Programmiersprache Java wirkt sich nicht auf die Inhalte dieser Arbeit aus. Die vorgestellten Konzepte können mit beliebiger typsicherer und objektorientierter Programmiersprachen wie etwa C#, Oberon oder Smalltalk realisiert werden.



1.6.1.1 Der Plurix Java Compiler Um eine möglichst hohe Performance des Betriebssystems zu erreichen, wird auf die Verwendung einer virtuellen Maschine und somit auf Plattformunabhängigkeit verzichtet. Der speziell für Plurix entwickelte Compiler (PJC) erzeugt aus Java-Sourcecode direkt Intel-Maschineninstruktionen, ohne hierbei eine Übersetzung nach Byte-Code durchzuführen [Schö02]. Eine derartige direkte Übersetzung in einen optimierten Maschinencode für bestimmte Plattformen wird auch von anderen Projekten wie Marmot [FKRu99], GCJ [Both97] und Swift [SRGD00]verwendet.



1.6.1.2 Spracherweiterungen Java Programme werden oft in eine maschinenunabhängige Zwischensprache, den Bytecode, übersetzt und mittels einer virtuellen Maschine, welche den Bytecode zur Laufzeit interpretiert, ausgeführt. Die virtuelle Maschine garantiert hierbei, daß das Programm die ihm zur Verfügung gestellte Umgebung nicht verlassen kann. Ein direkter Zugriff auf das Betriebssystem oder die Hardware ist somit nicht möglich. Dies erlaubt einerseits eine plattformunabhängige Programmierung und gewährleistet andererseits einen Schutz des Systems vor fehlerhafter Programmierung oder böswilligen Angriffen. Folglich stehen in Java keine Befehle für einen Hardwarezugriff zur Verfügung. Die Entwicklung eines Betriebssystems und der Gerätetreiber verlangt jedoch direkten Zugriff auf den Hauptspeicher und die Geräteregister der Hardware. Hierfür bietet der Compiler Spracherweiterungen mittels einer, ausschließlich ihm bekannten, PseudoKlasse MAGIC an. Diese enthält Methoden, welche sowohl Zugriffe auf den Hauptspeicher und die Geräteregister als auch eine Einbettung von Maschineninstruktionen in Java Programme ermöglichen. Die Verwendung dieser Erweiterungen setzt jedoch das Typenkonzept der Sprache außer Kraft. Um eine Gefährdung des Systems zu vermeiden, stehen diese Instruktionen nur privilegierten Systemprogrammen zur Verfügung.



1.6.1.3 Bidirektionale Laufzeitstrukturen Die Laufzeitstrukturen in Plurix sind durchwegs bidirektional organisiert. Dies bewirkt eine Trennung zwischen Skalaren und Zeigern und ermöglicht ein einfaches Ermitteln der von einem Objekt ausgehenden Referenzen (siehe Abb. 1.7).
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In Plurix verweisen Referenzen stets auf den Kopf eines Objektes, welcher sich in der Mitte zwischen Skalaren und Zeigern befindet. Diese Struktur erleichtert alle Aufgaben der Laufzeitumgebung, bei denen ein Zugriff auf Referenzen notwendig ist. Hierzu zählen unter anderem die automatische Freispeichersammlung, die Objektrelozierung, sowie der Export von Objekten und die hierfür benötigte Serialisierung.



Skalare Zeiger auf Objekt



Objektkopf Referenzen



Abbildung 1.7 Bidirektionale Laufzeitstrukturen



1.6.2 Persistenter VVS Eine wichtige Funktion eines Betriebssystems ist die Verlängerung der Lebensdauer von Daten über die Laufzeit der sie erzeugenden Prozesse hinaus. Dieses Vorgehen wird als Persistenz bezeichnet und erfolgt üblicherweise durch die Speicherung der Daten auf einem dauerhaften Datenträger. Traditionell erfolgt dies explizit durch den Benutzer unter Verwendung eines vom Betriebssystem bereitgestellten Dateisystems. Die Speicherung von Daten in Dateien erfordert die Serialisierung der Datenobjekte und ist häufig die einzige Möglichkeit, die Persistenz von Daten zu erreichen. Einige Systeme, darunter Mungi [HERV94], verzichten vollständig auf die Verwendung eines Dateisystems. Die Persistenz der Daten wird unabhängig von der Struktur der Datenobjekte durch Sicherung ganzer Speicherseiten gewährleistet. Dieses von Atkinson [MBCC89], [AJDS96] entwickelte Verfahren wird als orthogonale Persistenz bezeichnet und ist seither Bestandteil vieler Forschungsprojekte. Die Persistenz des verteilten Speichers kann mit Hilfe der orthogonalen Persistenz erreicht werden. Diese erlaubt eine implizite Speicherung von Daten und den Verzicht auf ein Dateisystem im herkömmlichen Sinne. Eine aufwendige Verwaltung von entfernten Dateizugriffen bei der Prozessmigration wird hierbei vermieden und der Entwurf des verteilten Betriebssystems deutlich erleichtert Plurix gewährleistet die Persistenz des VVS mit Hilfe eines zentralen Pageservers. Dieser sichert periodisch alle Seiten des VVS auf einen permanenten Datenträger. Aufgrund der hierbei verwendeten orthogonalen Persistenz wird der VVS unabhängig von den enthaltenen Strukturen gesichert. Der Pageserver ist daher für diese Arbeit nicht relevant und wird nicht näher besprochen. Für weitere Informationen sei an dieser Stelle auf [Skib01], [Fren02] und [Wend03] verwiesen.



Einführung und Stand der Technik



13



1.6.3 Transaktionale Konsistenz und Synchronisierung Der nebenläufige Zugriff auf Objekte in einem VVS erfordert eine geeignete Synchronisierung, um den verteilten Speicher konsistent zu halten. Hierbei kann eine Vielzahl von Synchronisierungsverfahren und die damit erreichbaren Konsistenzmodelle unterschieden werden, auf die an dieser Stelle nicht näher eingegangen wird. Ein Überblick findet sich in der Literatur in [Webe98]. Eine Betrachtung der Synchronisierungsverfahren und Konsistenzmodelle im Umfeld eines verteilten Betriebssystems mit VVS findet sich in [Wend03]. An dieser Stelle wird lediglich das in Plurix verwendete Verfahren der transaktionalen Konsistenz [WSGB02] näher erläutert.



1.6.3.1 Transaktionale Konsistenz Die in Plurix eingesetzte transaktionale Konsistenz gewährleistet eine sequentielle Konsistenz des Speichers zu jedem Zeitpunkt und erreicht sogar strikte Konsistenz mit Abschluß der Validierungsphase [Wend03]. Sie beruht auf der Verwendung von Transaktionen zur Kapselung aller Zugriffe auf den VVS und einer optimistischen Synchronisierung mit Vorwärtsvalidierung. Für die Auflösung von Kollisionen zwischen Transaktionen wird ein Tokenmechanismus und eine First-Wins-Strategie eingesetzt. Die Rücksetzbarkeit von Transaktionen wird in Plurix mit Hilfe von Schattenkopien erreicht. Der erste schreibende Zugriff einer Transaktion auf eine Speicherseite wird vom OS abgefangen und es wird eine Kopie der Seite erstellt. Aufgrund des optimistischen Ansatzes werden alle Veränderungen auf dem Original ausgeführt. Kann die Transaktion ohne Konflikte abgeschlossen werden, so wird die erstellte Kopie verworfen. Anderenfalls wird die veränderte Seite verworfen und die Kopie wird wieder zum Original. Dies führt zu einer vollständigen Rücksetzung der durchgeführten Operationen. Bei der optimistischen Synchronisierung sind konkurrierende Schreibzugriffe auf Speicherbereiche zulässig. Konflikte werden erst am Ende der jeweiligen Transaktion aufgelöst. Hierzu werden die jeweils ersten Schreib- und Lesezugriffe auf Seiten des VVS protokolliert. Die Menge aller gelesenen Seiten bildet den „Read-Set“, die aller geschriebenen den „Write-Set“ einer Transaktion. Aufgrund der gewählten Vorwärtsvalidierung wird während der Validierungsphase der Write-Set einer Transaktion an alle noch aktiven Transaktionen publiziert. Diese führen einen Vergleich des empfangenen Write-Sets mit ihrem aktuellen Read-Set durch. Handelt es sich hierbei um disjunkte Mengen, so können alle Transaktionen weiterarbeiten. Anderenfalls müssen die betroffenen noch aktiven Transaktionen abgebrochen und zurückgesetzt werden. Die Konzepte von Transaktionen stammen aus dem Umfeld der Datenbanken. Hier wird insbesondere auf eine Dauerhaftigkeit der Daten nach einem erfolgreichen Beenden der Transaktion Wert gelegt. In einer Datenbankumgebung gelten Daten nur dann als dauerhaft, wenn sie auf einem permanenten Datenträger, möglichst mit Replikation, gespeichert werden. In Plurix wird die Dauerhaftigkeit der Daten in einer abge-
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schwächten Form verwendet. Hierbei gelten Daten bereits als dauerhaft, wenn deren Veränderungen nach Abschluß einer Transaktion den anderen Knoten im Cluster bekannt gemacht worden ist und ungültige Replikate invalidiert wurden. Eine Sicherung der Daten auf Festplatte erfolgt später durch den bereitstehenden Pageserver. Eine verteilte Variante des Pageservers, welcher auf allen Knoten des Clusters läuft und während der Validierungsphase die veränderten Seiten auf die Festplatte sichert, könnte eine Dauerhaftigkeit der Daten in der von Datenbanken geforderten Form ermöglichen.



1.6.3.2 Ermittlung der Read- und Write-Sets Für die Ermittlung der Read- und Write-Sets von Transaktionen ist es notwendig, die Zugriffe der einzelnen Transaktionen auf den Speicher zu protokollieren. Dies kann entweder explizit durch die Laufzeitumgebung oder implizit mit Hilfe der Hardware zur Speicherverwaltung erfolgen. Um ersteres zu realisieren, müssen alle Zugriffe auf Objekte über die Laufzeitumgebung erfolgen. Hierfür wird auf Objekte nicht direkt durch Referenzen, sondern indirekt über eindeutige Nummern, sogenannte Handles, zugegriffen. Ein derartiger indirekter Zugriff führt jedoch zu einer erheblichen Verzögerung. Alternativ hierzu kann die Hardware, speziell die MMU eingesetzt werden, um einen Zugriff auf eine Seite zu ermitteln und somit die Menge an zugegriffenen Seiten der Transaktion zu erstellen. Die MMU vermerkt den Zugriff auf Speicherseiten mit Hilfe von Zustandsbits in den Seitentabellen. Von besonderem Interesse sind hierbei die Bits „Accessed“ und „Dirty“. Das „Accessed“-Bit wird bei einem beliebigen Zugriff auf die Seite gesetzt, das „Dirty“-Bit nur, wenn ein schreibender Zugriff stattgefunden hat. Mit Hilfe dieser Bits läßt sich der Read- und Write-Set einer Transaktion auf einfache Weise ermitteln. Zusätzlich kann das „WriteProtect“-Bit für die Erstellung der Schattenkopie einer Seite verwendet werden. Hierzu werden alle Seiten zunächst auf „nur lesen“ eingestellt. Findet ein schreibender Zugriff statt, so generiert die MMU einen Seitenfehler. Die Fehlerbehandlungsroutine erzeugt daraufhin die Schattenkopie und erlaubt einen schreibenden Zugriff. Nach Beendigung der Fehlerbehandlung wird das Programm normal fortgesetzt. Voraussetzung für das Erzeugen der Schattenkopien, als auch für die Ermittlung von Read- und Write-Set ist ein Zurücksetzen der Zustandsbits aller Seiten zu Beginn einer Transaktion.



1.6.3.3 Programmausführung in Plurix In traditionellen Systemen erfolgt die Ausführung eines Programms mit Hilfe von Prozessen und Threads. Ein Prozess umfaßt einen eigenen Adressraum sowie mindestens einen Thread. Aufgrund des einheitlichen Adressraumes (siehe Kapitel 2) in Plurix ist die Verwendung des Begriffs „Prozess“ für die Ausführung eines Programms ungeeignet. Die einzelnen Knoten führen lediglich Threads innerhalb des globalen Adressraums aus. Eine andere Betrachtungsweise hierfür wäre, daß es sich bei Plurix selbst um einen Prozess mit mehreren Threads handelt.
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Aufgrund der transaktionalen Konsistenz müssen alle Operationen auf dem gemeinsamen Speicher in eine Transaktion gekapselt werden. Durch die von Plurix angestrebte Transparenz greift potenziell jeder Thread auf den VVS zu. Somit müssen alle Speicherzugriffe innerhalb einer Transaktion ablaufen. Dies führt zu der Kapselung eines Threads in eine Transaktion. Die Gewährleistung der Konsistenz mittels Transaktionen erschwert die Verwendung von preemptivem Multitasking. Ergebnisse dürfen aufgrund der Isolierungsbedingung von Transaktionen nicht vor deren Ende global sichtbar werden. Dies bedeutet insbesondere, daß auch die Ergebnisse einer unterbrochenen Transaktion für andere nicht sichtbar sein dürfen. Die Verdrängung eines Threads ist somit entweder nur zwischen zwei Transaktionen möglich oder es müssen mehrere Generationen von Speicherbildern verwendet werden, um die Isolierung der Transaktionen zu gewährleisten. Diese müßten dann nach Abschluß einer Transaktion abgeglichen werden. Um das System einfach und überschaubar zu halten, verzichtet Plurix auf die Verwendung von preemptivem Multitasking und führt Threads mittels kooperativem Multitasking [Link00] aus. Die Verwendung von kooperativem Multitasking erfordert eine möglichst kurze Laufzeit der einzelnen Threads, insbesondere um eine Interaktivität des Systems zu gewährleisten. Ist ein Thread in mehrere Transaktionen unterteilbar, so kann dieser auch in mehrere Threads aufgeteilt werden, welche jeweils eine Transaktion ausführen. Die Ausführung eines Threads entspricht somit der Ausführung einer Transaktion. Aus diesem Grund wird in Plurix den Begriff Transaktion nicht nur für die Kapselung von Speicherzugriffen, sondern auch für die Beschreibung einer wiederholbaren Ausführungseinheit verwendet. Alle Ausführungseinheiten leiten sich von der Klasse Transaction.java ab und besitzen eine Run-Methode, welche den Einstiegspunkt in die Transaktion darstellt. Die Kapselung der Speicherzugriffe und die Wahrung der ACID-Eigenschaften [Dada96] erfolgt implizit durch das Betriebssystem.



1.6.4 Zielsetzungen dieser Arbeit Ziel dieser Arbeit ist die Entwicklung eines effizienten Kerns für ein verteiltes Betriebssystem mit persistentem VVS unter Berücksichtigung der transaktionalen Konsistenz. Der zu entwickelnde Kern muß hierbei die Besonderheiten der Kommunikation zwischen transaktionalem Speicher und nicht-rücksetzbarer Hardware berücksichtigen. Den Hauptbestandteil des Kerns in einem System mit VVS bildet die Speicherverwaltung. Diese soll das Betriebssystem bei der Erfüllung der geforderten Transparenz unterstützen. Der Wunsch nach einer möglichst hohe Effizienz erfordert eine kollisionsfreie Objektallozierung im VVS, sowie eine effiziente Objektrelozierung zur Laufzeit, um dem Phänomen des False-Sharing entgegenzuwirken. Für die Relozierung werden Informationen über die Referenzen auf ein Objekt benötigt. Im Rahmen dieser Arbeit wird ein Verfahren vorgestellt, welches eine vereinfachte Ermittlung dieser Referenzen ermöglicht. Weiterhin wird gezeigt, daß das entwickelte Verfahren zur Buchhaltung von
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Referenzen auf ein Objekt geeignet ist, um eine vollständige und blockierungsfreie Freispeichersammlung zu realisieren. Neben Kern und Speicherverwaltung ist auch die Entwicklung eines Bootkonzeptes für ein System mit persistentem VVS Gegenstand dieser Arbeit.



1.6.5 Kurzübersicht Diese Dissertation gliedert sich in acht Teile. In diesem einführenden Kapitel wurde die Arbeit in das Plurix Projekt eingeordnet und ihre Ziele definiert. Grundlegende Konzepte für den Entwurf und die Kommunikation in verteilten Systemen, sowie für die automatische Freispeichersammlung wurden vorgestellt. Ein Vergleich der in Plurix realisierten Konzepte mit bereits existierenden Verfahren folgt in den jeweiligen Kapiteln. In Kapitel 2 werden die Besonderheiten einer Kommunikation zwischen transaktionalem Speicher und der nicht-rücksetzbarer Hardware erläutert. Es wird gezeigt, daß eine Unterteilung des Adreßraumes in lokalen Speicher und VVS notwendig ist. Hieraus ergeben sich für den Kern zwei mögliche Speicherorte, welche im folgenden diskutiert werden. Es wird gezeigt, daß die Speicherung des Kerns und aller Objekte im VVS angebracht ist. Die hieraus resultierende Veränderung der Semantik von Klassenvariablen wird dargestellt und es werden Verfahren erarbeitet, um eine sichere Kommunikation mit der Hardware zu ermöglichen. Kapitel 3 untersucht die Anforderungen an eine Speicherverwaltung für ein Betriebssystem mit VVS. Es werden mögliche Allozierungsverfahren für Objekte betrachtet und es wird ein Verfahren erarbeitet, welches die Anzahl der Kollisionen während der Objektallozierung reduziert. Kapitel 4 schildert die Notwendigkeit einer effizienten Ermittlung von Referenzen auf Objekte. Hierfür werden mehrere Verfahren betrachtet und bewertet. Es wird gezeigt, daß eine Buchhaltung von Referenzen zu deren Ermittlung am geeignetsten ist. Im Anschluß wird diese Buchhaltung und das hierfür entwickelte Verfahren im Detail erläutert und diskutiert. Kapitel 5 befaßt sich mit Verfahren für eine automatische Freispeichersammlung in einem verteilten Betriebssystem. Es werden Nachteile existierender Verfahren aufgezeigt. Insbesondere wird auf die erhebliche Reduzierung der Leistung beim Einsatz solcher Verfahren eingegangen. Aus diesen Erkenntnissen wird ein nebenläufiges und verteiltes Verfahren entwickelt, welches auf den in Kapitel 5 entwickelten Laufzeitstrukturen beruht und somit eine Freispeichersammlung ohne nennenswerte Beeinträchtigung des Rechnerverbundes ermöglicht. In Kapitel 6 werden die besonderen Anforderungen für den Startvorgang eines Systems mit persistentem VVS vorgestellt. Es werden zwei unterschiedliche Verfahren zur Installation des Plurixsystems sowie für den Beitritt von Knoten zu einem existierenden Cluster aufgezeigt und bewertet.
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In Kapitel 7 werden die entwickelten und implementierten Konzepte durch Messungen belegt. Im abschließenden Kapitel 8 folgt eine Zusammenfassung der gewonnenen Erkenntnisse sowie ein Ausblick auf weiterführende Arbeiten.
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Kapitel 2



2 Rücksetzbare Kernarchitektur Das Ziel des Plurixprojektes ist die Entwicklung eines schlanken verteilten Betriebssystems, welches den Anwendungsentwickler von den Besonderheiten einer verteilten Programmierung entlastet. Hierzu zählen die Kommunikation der Anwendungen untereinander, sowie die Synchronisierung von nebenläufigen Anwendungen. Idealerweise erhält der Programmierer durch ein verteiltes Betriebssystem eine Umgebung, in der sich die Entwicklung einer verteilte Anwendungen nicht von der einer lokalen unterscheidet. Der durch das verteilte Betriebssystem zur Verfügung gestellte Cluster muß hierfür auf jedem Knoten als ein Gesamtsystem erscheinen, bei dem die Verteilung vor dem Benutzer verborgen bleibt. Traditionell wird ein VVS ausschließlich für den Austausch von gemeinsamen Daten verwendet. Die Codesegmente der Applikationen befinden sich im lokalen Adressraum des Knotens. Eine derartige Trennung ergibt sich aus der häufig praktizierten Implementierung des VVS-Systems als Middleware, aufgesetzt auf ein bereits existierendes Betriebssystem wie Unix oder Microsoft Windows. Diese verfügen über mindestens einen eigenen Adressraum pro Knoten. Häufig besteht innerhalb des Knotens eine weitere Trennung der Adressräume, so daß jeder Prozess, zumindest aber das Betriebssystem und die Anwendungsprogramme in getrennten Adressräumen ablaufen. Dies ermöglicht einen Schutz vor unerwünschten Zugriffen und verhindert somit auch das versehentliche oder mutwillige Verändern der Codesegmente. Ein solcher Schutz ist bei Systemen, welche die Verwendung von Programmiersprachen ohne strenges Typenkonzept gestatten, unbedingt erforderlich und daher ein naheliegender Ansatz bei der Entwicklung eines Betriebssystems. Der Nachteil liegt jedoch in der erhöhten Komplexität beim Zugriff auf Daten oder Methoden in einem anderen Adressraum. Dies kann nicht mehr mittels direkter Zeiger erfolgen und muß folglich über Puffer, Softwareinterrupts oder geeignete Speicherabbildungen gehandhabt werden. Bei der Verwendung einer typsicheren Programmiersprache für alle Applikationen und das gesamte Betriebssystem entfällt die Notwendigkeit einer Adressraumtrennung zum Schutz vor unerwünschten Zugriffen, da ein Zugriff auf den Speicher nicht mehr in beliebiger Form möglich ist. Die Integrität der Codesegmente wird durch das strenge Typenkonzept der eingesetzten Programmiersprache gewährleistet. Dies ermöglicht es, Codesegmente und Daten von beliebigen Applikationen im selben Adressraum zu halten. Die Implementierung von Plurix als eigenständiges Betriebssystem und mittels einer typsicheren Programmiersprache erlaubt den Verzicht auf die Trennung der Adressräume, und ermöglicht somit die Entwicklung eines Systems mit nur einem Adressraum. Durch die Verwendung eines gemeinsamen verteilten Speichers kann die gewünschte Verteilung auf einfache Weise erzielt werden, indem neben den Daten auch die Codesegmente



20



Rücksetzbare Kernarchitektur



der Applikationen und Bibliotheken im gemeinsamen Speicher gehalten werden. Hierbei entfällt die ansonsten notwendige Installation von Programmen. Eine einfache Verteilung der Anwendungen und des Betriebssystems führt zu einer deutlichen Erleichterung für die Administration und ist daher im Rahmen eines verteilten Betriebssystems anzustreben. Eine weitere Vereinfachung kann erzielt werden, wenn dieses Konzept auf den Kern des Betriebssystems ausgedehnt wird und somit auch Daten und Codesegmente des Kerns im VVS gespeichert werden. Die Kapselung von Anwendungen in Transaktionen birgt die Gefahr eines Abbruchs der Anwendung aufgrund von Kollisionen im VVS. Hierdurch kann auch die Übertragung von Daten zwischen Anwendungen und der Hardware abgebrochen werden. Die in einem Rechner installierte Hardware ist jedoch nicht für den Betrieb in einem transaktionalen Betriebssystem konzipiert und daher nicht rücksetzbar. Der Ablauf einer Kommunikation zwischen rücksetzbaren Anwendungen und nicht rücksetzbarer Hardware bedarf somit spezieller Beachtung.



2.1 Kommunikation mit der Hardware Die Kommunikation zwischen Anwendungen und der Hardware erfolgt im Regelfall mit Hilfe von Gerätetreibern. Diese bieten der Anwendung komfortablere Schnittstellen an und abstrahieren somit von der tatsächlichen Realisierung der Hardware. Ein direkter Zugriff einer Anwendung auf ein Gerät ist nicht erforderlich und üblicherweise auch nicht gewünscht.



2.1.1 Anforderungen durch Memory Mapped IO Die Gerätetreiber kommunizieren ihrerseits über Registerzugriffe mit der Hardware. Bei vielen modernen Geräten werden die Register nicht mehr mittels „Port-Instruktionen“ und einem daraus resultierenden Zugriff auf den Ein-/Ausgabeadressraum, sondern durch gewöhnliche Speicherzugriffe (engl. Memory Mapped IO, kurz MMIO) angesprochen. Hierfür wird der Registersatz des Gerätes in den physikalischen Adressraum des Rechners eingeblendet. Aufgrund der Verwendung der virtuellen Adressierung muß für einen anschließenden Zugriff eine Abbildung von virtuellen auf physikalische Adressen erfolgen. Wird lediglich ein einzelner, einheitlicher verteilter Adreßraum verwendet, so führt dies automatisch zu einer Einblendung der Register in den VVS. Geräteregister können jedoch nicht mit den für den VVS eingesetzten Mechanismen zurückgesetzt werden. Schreibende Zugriffe auf Register können unter Umständen interne Funktionen des Gerätes auslösen. Das Zurücksetzen der Geräteregister ist hierbei nicht ausreichend, um das Gerät in den gewünschten Zustand zu versetzen. Interne Funktionen der Geräte benötigen häufig zusätzliche Parameter in vorgegebenen Registern. Stimmen diese Parameter nicht mit den, in der Spezifikation des Gerätes enthaltenen Vorgaben überein, so kann dies zu einem ungültigen Zustand des Gerätes führen. Dies hat ein Blockieren des Gerätes und unter Umständen den Ausfall des Systems zur Folge. Die Verwendung von VVS-Adressen für den Zugriff auf Geräteregister ist daher nicht
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möglich. Um dennoch mittels MMIO auf die Geräteregister zugreifen zu können, wird ein nicht rücksetzbarer Speicherbereich benötigt. Diese Trennung führt zur Koexistenz von zwei Bereichen mit unterschiedlichem Verhalten. Sie werden im folgenden als transaktionaler bzw. nicht-transaktionaler Verhaltensraum bezeichnet. Die Einblendung der Geräteregister in einen nicht-transaktionalen VVS ist möglich aber nicht sinnvoll, da dies einerseits zu einer erheblichen Reduzierung des verfügbaren Adressraumes führen würde und andererseits ein Zugriff auf die Geräteregister ausschließlich durch die jeweilige, für jeden Knoten separat vorliegende, Instanz des Gerätetreibers erfolgen sollte. Ein gemeinsamer Gerätetreiber für alle Knoten ist nicht empfehlenswert, da die Gerätetreiber üblicherweise Zustandsinformationen über das Gerät besitzen, welche typischerweise für die einzelnen Knoten des Clusters unterschiedlich sind. Es ist daher angebracht für den MMIO einen nicht-transaktionalen lokalen Speicherbereich zur Verfügung zu stellen.



2.1.2 Verwaltung der Gerätezustände Durch die Speicherung des gesamten Systems im VVS würden sich auch die Gerätetreiber innerhalb des transaktionalen Verhaltensraumes befinden. Folglich wären die Gerätetreiberobjekte selbst ebenfalls rücksetzbar. Dies wirkt sich auf die Verwendung von Variablen für die Repräsentation von Gerätezuständen aus. Die in den Variablen gespeicherten Zustände müssen mit den aktuellen Gerätezuständen übereinstimmen, um ein Fehlverhalten der Treiber zu vermeiden. Erfolgt im Anschluß an eine Zustandsänderung eines Gerätes und der damit verbundenen Anpassung der Zustandsvariablen eine Kollision auf dem VVS, so würden alle VVS-Seiten zurückgesetzt werden. Die Zustandsvariablen im Treiberobjekt würden somit nicht mehr mit dem Zustand der Hardware übereinstimmen. Weiterhin ist ein erneutes Ausführen der Instruktionen nicht immer möglich. Ein Beispiel hierfür ist das Senden von Daten durch die 3Com- Netzwerkkarte. Diese erfolgt mit Hilfe von Sendedeskriptoren, welche im Anschluß hieran durch die Netzwerkkarte zurückgesetzt werden. Wird ein Sendebefehl ausgeführt, obwohl keine gültigen Deskriptoren zur Verfügung stehen, so führt dies zu einem Blockieren der Karte. Die Speicherung von Gerätezuständen im VVS ist somit nur dann möglich, wenn der Erfolg dieser Transaktion gewährleistet werden kann. Die hierfür erforderlichen Voraussetzungen werden im folgenden Abschnitt ausführlich diskutiert.



2.1.3 Garantie eines erfolgreichen Transaktionsabschlusses Ein garantierter Erfolg der Transaktion ist mit der in Plurix realisierten First-WinsStrategie nur mit erheblichen Leistungseinbußen möglich, da der Beginn der Commitphase der Transaktion auf den Zeitpunkt der Zustandsänderung des Gerätes vorgezogen werden müßte. In Plurix entspricht dies dem Anfordern des Tokens für das Commit. Somit können auch unabhängige Transaktionen nicht in die Commitphase übergehen. Eine Beendigung der Transaktionen mithilfe eines Abstimmungsverfahrens würde die entstehenden Leistungseinbußen geringfügig reduzieren, da lediglich mit der zustands-



22



Rücksetzbare Kernarchitektur



ändernden Transaktion kollidierende entfernte Transaktionen beeinträchtigt werden würden. Ein solcher Ansatz kann jedoch zu Problemen führen, wenn zwei Transaktionen, welche die selben VVS-Objekte verändern, nebenläufig auf ein Gerät zugreifen. Aufgrund des Hardwarezugriffs müßten beide Transaktionen erfolgreich durchgeführt werden. Dies ist durch den konkurrierenden Zugriff auf die selbe VVS-Seite jedoch ausgeschlossen. Folglich müßten bei der Verwendung von Abstimmungsverfahren zusätzliche Lock-Mechanismen eingeführt werden, welche ihrerseits zu einer Reduzierung der Leistungsfähigkeit des Clusters und zu einer deutlich höheren Komplexität des Systems führen. Um den Erfolg einer Transaktion zu gewährleisten muß zudem garantiert werden, daß alle durch die Transaktion benötigten VVS-Seiten präsent sind oder jederzeit angefordert werden können. Eine generelle Präsenz aller VVS-Seiten läßt sich jedoch nur schwer realisieren, da dies zu einer vollständigen Replikation des VVS auf jedem Knoten führen würde. Wird die Commitphase der Transaktion auf den Zeitpunkt des Datenempfangs vorgezogen, so ist eine generelle Anforderung von Seiten möglich, da entfernt laufende Transaktionen Seiten nicht mehr verändern können. Werden andere Verfahren zur Validierung von Transaktionen verwendet, so könnten benötigte Seiten durch entfernt laufende Transaktionen modifiziert werden. Die Anforderung von veränderten Seiten kann zu Inkonsistenzen und insbesondere im Falle von Codesegmenten zu schwerwiegenden Laufzeitfehlern führen. Die Seitenanfrage müßte somit die zur lokal vorhandenen Version passenden Seiten liefern. Hierfür wäre ein Generationsmanagement für Seiten erforderlich.



2.1.4 Generationsmanagement für Seiten Durch die Existenz eines nicht-transaktionalen Verhaltensraumes entstehen Situationen, in denen die Ausführung von Instruktionen nicht zurückgesetzt und erneut durchgeführt werden kann. Wird zu diesem Zeitpunkt auf den VVS zugegriffen, so können sich Inkonsistenzen in den Daten ergeben. Dies tritt auf, wenn nur ein Teil der benötigten Seiten auf dem lokalen Knoten präsent sind und die nicht präsenten Seiten durch eine entfernt laufende erfolgreiche Transaktion verändert wurden. Die Fortsetzung der gestarteten Operation mit einer Mischung aus alten und neuen Daten ist nicht möglich. Folglich müßten die fehlenden Seiten aus der Vergangenheit angefordert werden. Dies bedeutet, daß der Zeitpunkt der letzten erfolgreichen Änderung von präsenten und anzufordernden Seiten übereinstimmen muß. Das erforderliche Generationsmanagement muß gewährleisten, daß für jede noch benötigte Seitengeneration ein konsistentes Abbild des gesamten Heaps existiert. Folglich muß bei jeder Änderung einer Seite die zuvor gültige Kopie aufbewahrt werden bis Sichergestellt ist, daß diese Generation von keinem Knoten mehr benötigt wird. Dies trifft zu, sobald sich kein Knoten im Cluster, welcher eine Seite dieser Generation besitzt, in einem nicht zurücksetzbaren Zustand befindet. Ein solcher Ansatz führt einerseits zu einem erheblichen Speicherbedarf auf den einzelnen Knoten und andererseits zu aufwendigen Verfahren für die Ermittlung der benötigten Generationen.
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Aufgrund des hohen Verwaltungsaufwands und des erheblichen Speicherbedarfs sollten Situationen, welche eine Generationsmanagement für Seiten erfordern, vermieden werden.



2.1.5 Position der Gerätetreiber Durch den hohen Aufwand für das Generationsmanagement und die Leistungseinbußen durch einen garantierten Transaktionsabschluß bei einer First-Wins-Strategie ist die Speicherung von Zustandsvariablen des Treibers im VVS ungeeignet. Die verbleibenden Alternativen sind die Speicherung des Treiberobjektes im lokalen Speicher und somit der Verzicht auf eine einfache Verteilung und Erweiterbarkeit des Systems, sowie der Verzicht auf Zustandsvariablen im Treiberobjekt. In letzterem Fall müßten die Variablen im lokalen Speicher des Knotens abgelegt und durch direkte Speicherzugriffe ausgelesen bzw. geschrieben werden. Für die Entscheidung über eine geeigneten Position für die Gerätetreiber muß zunächst der Ablauf einer Kommunikation zwischen einer steuernden Anwendung und einem Gerät genauer betrachtet werden. Diese Kommunikation läßt sich in Ausgaben der Transaktion und Eingaben von der Hardware untergliedern. Weiterhin muß berücksichtigt werden, daß eine solche Kommunikation auch durch eine vom Gerät initiierte Unterbrechung (engl. Interrupt) ausgelöst werden und somit nebenläufig zu einer fremden Transaktion stattfinden kann.



2.1.6 Ausgaben einer Transaktion Die Ausgaben einer Transaktion an die Hardware können in Befehlssequenzen für das Gerät und zu übermittelnde Daten unterteilt werden. Finden die Ausgaben unmittelbar statt, so können sie im Falle eines Transaktionsabbruches nicht mit den im VVS eingesetzten Verfahren zurückgenommen werden. Eine direkte Kommunikation zwischen einer Anwendung und der Hardware würde somit geeignete Undo-Funktionen erfordern, welche für jedes Gerät separat entwickelt werden müßten. Diese Funktionen können jedoch allenfalls den internen Zustand eines Gerätes zurücksetzen. Bereits übermittelte Daten und Befehlssequenzen, welche eine nach außen sichtbare Wirkung haben, können nicht zurückgenommen werden. Ein Beispiel hierfür sind Daten, welche bereits an einen Drucker übertragen wurden. Im Falle eines Transaktionsabbruches können die durch den Drucker erstellten Seiten nicht wieder gelöscht werden. Die Übertragung von Daten und nach außen hin sichtbaren Befehlssequenzen an ein Gerät kann somit nicht mittels eines optimistischen Ansatzes erfolgen und muß bis zum erfolgreichen Abschluß der Transaktion verzögert werden. Eine Trennung von nach außen hin sichtbaren und nicht sichtbaren Befehlssequenzen, um eine teilweise direkte Kommunikation zu ermöglichen, ist nicht angebracht, da die Realisierung von Undo-Funktionen mit unter sehr aufwendig ist und die Hardware nicht aus jedem Zustand mittels geeigneter Funktionen in den vorherigen Zustand zurückgesetzt werden kann. In einem solchen Falle müßte das Gerät reinitialisiert und alle benötigten Befehlssequenzen zum Erreichen des gewünschten Zustandes nachvollzogen werden.
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Ein weitere Schwierigkeit bei einer direkten Übertragung sind unvollständige Befehlssequenzen. Diese entstehen, wenn durch den Empfang des Writesets einer entfernten Transaktion eine Kollision auf dem VVS ermittelt wird. Die transaktionale Konsistenz sieht in diesem Fall einen sofortigen Abbruch der aktuellen Transaktion und somit der Kommunikation mit dem Gerät vor. Wird die Kommunikation mit einem Gerät unterbrochen, so birgt dies die Gefahr von ungültigen Gerätezuständen und dem Blockieren von Funktionseinheiten auf dem Gerät. Ein Beispiel hierfür ist das Blockieren der Concurrent Command Engine (CCE) auf dem Radeon Graphikadapter, wenn im Anschluß an einen Render-Befehl nicht alle Vertex-Daten des Objektes übertragen werden. In diesem Fall werden durch die CCE keine neuen Befehle entgegengenommen. Eine Fortsetzung der Transaktion mit aktualisierten Seiten ist ebenfalls nicht möglich, da sich hieraus wiederum ungültige Befehlssequenzen ergeben könnten. Um dies zu vermeiden und dennoch die Kommunikation mit dem Gerät fortzusetzen, wäre wiederum ein Generationsmanagement von Seiten erforderlich. Der hierbei entstehende Aufwand übersteigt den Nutzen einer direkten Übertragung von Befehlssequenzen. Eine direkte Kommunikation zwischen der Anwendung und der Hardware wäre folglich nur dann möglich, wenn alle benötigten Seiten bereits vor Beginn der Übertragung auf dem Knoten präsent wären. In diesem Fall könnte ein Transaktionsabbruch bis zum Ende der Kommunikation mit der Hardware verzögert und die Funktionalität der Geräte gewährleistet werden. Eine garantierte Präsenz benötigter VVS-Seiten mit Daten für die Übertragung läßt sich jedoch nur schwer erreichen. Um eine für alle Gerätetypen einheitliche Übertragung von Daten und Befehlssequenzen von einer Transaktion an die Hardware zu ermöglichen, ist es erforderlich, diese bis zu einem erfolgreichen Abschluß der Transaktion zu verzögern. Die Kommunikation erfolgt somit in der Commitphase der steuernden Transaktion. Eine Übertragung in einer nachgeschalteten Transaktion würde wiederum die Gefahr eines Transaktionsabbruches nach sich ziehen und kommt somit nicht in Betracht. Dieser Ansatz garantiert die Funktionalität der Geräte, führt jedoch zu einer ungewohnten Programmierung von Treibern und steuernden Anwendungen, da ein blockierender Zugriff auf das Gerät nicht möglich ist. Ergebnisse des Gerätes stehen erst im nächsten Durchgang der Transaktion zur Verfügung. Um eine vereinfachte Programmierung zu ermöglichen wäre für ausgewählte Gerätetypen eine direkte Kommunikation während der Transaktion denkbar. Dies muß jedoch für jedes Gerät separat betrachtet werden. Durch die Kommunikation zwischen Anwendung und Hardware mit Hilfe von Gerätetreibern entsteht ein zweistufiges Zugriffsmodell. Die erforderliche Verzögerung kann hierdurch zwischen Transaktion und Treiber oder zwischen Treiber und Hardware erfolgen. Innerhalb des selben Verhaltensraumes ist eine direkte Kommunikation möglich. Im folgenden wird daher lediglich die Kommunikation zwischen den beiden Verhaltensräumen betrachtet. Bei der Verwendung eines nicht-transaktionalen Gerätetreibers befinden sich Gerät und Treiber im selben Verhaltensraum. Die Grenze der beiden Verhaltensräume wird folglich bei der Kommunikation zwischen Transaktion und Treiber überschritten. Arbeiten die Treiber nicht transaktional, so können durch die
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Anwendung übertragene Daten und Befehle nicht zurückgenommen werden. Dies erfordert eine Verzögerung der Daten- und Befehlsübergabe durch die Transaktion selbst. Hierfür müssen alle an den Treiber zu übertragende Kommandos in einem Puffer zwischengespeichert und im Anschluß an die Transaktion ausgeführt werden. Ein direkter Aufruf von Methoden des Treibers aus einer Transaktion ist somit nicht möglich. Dies führt zu einer aufwendigen und umständlichen Kommunikation zwischen Anwendung und Gerätetreiber und sollte daher vermieden werden. Eine Alternative hierzu bietet die Verwendung eines transaktionalen Gerätetreibers. Dieser würde sich seinerseits im VVS befinden und könnte somit im Falle eines Transaktionsabbruches problemlos zurückgesetzt werden. Bei diesem Ansatz reduziert sich die Kommunikation zwischen Anwendung und Gerätetreiber auf Methodenaufrufe innerhalb des selben Verhaltensraums und führt somit zu einer Erleichterung der Programmierung von Anwendungen. Die Schwierigkeit besteht nun in der Kommunikation zwischen Gerätetreiber und Hardware. Aufgrund der fehlenden Rücksetzbarkeit dieser Kommunikation darf während des Ablaufs einer Transaktion der Gerätetreiber keine Zugriffe auf die Hardware ausführen, welche den Zustand eines Gerätes ändern. Derartige Übertragungen müssen bis zum erfolgreichen Abschluß der Transaktion verzögert werden. Dies erfordert die Erstellung geeigneter Kommandopakete durch den Treiber, welche im Anschluß an die Transaktion abgearbeitet werden müssen. Hierfür ist jedoch wiederum der Einsatz eines Gerätetreibers erforderlich, welcher außerhalb des Transaktionskonzeptes abläuft. Die Verwendung eines transaktionalen Gerätetreibers führt somit unmittelbar zu einem zweiteiligen Treiber, wobei der aus dem transaktionalen Verhaltensraum zugreifbare Teil lediglich geeignete Kommandopakete erzeugt und diese bis zum erfolgreichen Ende der Transaktion zurückhält. Während der Commitphase interpretiert der nicht-transaktionale Teil die Kommandopakete und führt die entsprechenden Instruktionen aus. Eine zweiteilige Architektur der Gerätetreiber erlaubt einerseits eine einfache Kommunikation zwischen Anwendungen und Treiber und garantiert andererseits die Isolierungsbedingung von Transaktionen. Die Trennung zwischen transaktionalem und nicht-transaktionalem Teil des Gerätetreibers kann auf zweierlei Arten erfolgen. Zum einen kann eine strikte Trennung durchgeführt und die jeweiligen Methoden in separaten Klassen implementiert werden. Klassen und Instanzen des nicht transaktionalen Teils des Gerätetreibers werden hierbei im nicht transaktionalen Verhaltensraum abgelegt. Zum anderen besteht auch die Möglichkeit, alle Methoden innerhalb der selben Klasse zu implementieren und lediglich eine logische Trennung durchzuführen. Diese unterschiedlichen Ansätze ergeben sich, da während der Commitphase kein Abbruch der Transaktion stattfinden kann. Methoden eines Gerätetreibers, welche in dieser Phase aufgerufen werden, sind somit automatisch nicht-transaktional.



2.1.7 Eingaben eines Gerätes während einer Transaktion Eingaben eines Gerätes werden von der Hardware bereitgehalten, bis diese von der Software entgegengenommen und eine Empfangsbestätigung an das Gerät übermittelt wurde.
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Die Bestätigung unterscheidet sich je nach Gerät und kann bereits durch das Auslesen des Wertes aus dem Register implizit gegeben werden. Eine bereits bestätigte Eingabe steht anschließend nicht mehr zur Verfügung. Hieraus ergibt sich die Gefahr eines Datenverlusts, wenn die aktuelle Transaktion abgebrochen wird. Ein solcher Verlust muß verhindert werden, um ein Fehlverhalten der Anwendungen auszuschließen. Wird eine Eingabe bis zu einer expliziten Bestätigung bereit gehalten, so bedarf das Auslesen keiner weiteren Betrachtung. Die Bestätigung entspricht einer Ausgabe, welche wie bereits erläutert bis zum Ende der Transaktion verzögert wird. Folglich stehen die Werte im Falle eines Abbruchs und Neustarts der Transaktion erneut zur Verfügung. Schwieriger gestaltet sich das Auslesen von implizit bestätigten Werten. Derartige Eingaben können aufgrund der Zustandsänderung mit einer Eingabe und einer sofortigen Bestätigung mittels Ausgabe gleichgesetzt werden. Aufgrund der notwendigen Verzögerung der Ausgaben bis zur Commitphase müßten derartige Eingaben ebenfalls bis zum erfolgreichen Abschluß der Transaktion verzögert werden. Ein solches Vorgehen ist prinzipiell möglich, führt jedoch zu einer ungewohnten Programmierung. Um eine Eingabe von einem Gerät zu erhalten, müßte eine Transaktion eine Anfrage starten und sich anschließend beenden. Das Ergebnis würde erst bei der nächsten Ausführung der Transaktion zur Verfügung stehen. Die Steuerung eines Gerätes auf diese Weise ist aufwendig und schwer verständlich und sollte daher vermieden werden. Die Bestätigung einer Eingabe ändert zwar den Zustand eines Gerätes, diese Zustandsänderung wird jedoch nach außen hin nicht sichtbar. Es ist somit möglich, die Bestätigung während der Transaktion an das Gerät zu übermitteln, ohne die Isolierungsbedingung von Transaktionen zu verletzen, wenn gewährleistet ist, daß die Eingabe hierbei nicht verloren gehen kann. Eine Anwendung kann Daten nur im transaktionalen Verhaltensraum speichern. Um hierbei einen Datenverlust zu vermeiden wäre ein garantierter Erfolg der Transaktion mit den in Kapitel 2.1.3 beschriebenen Problemen erforderlich. Aufgrund der hohen Komplexität und der entstehenden Leistungseinbußen ist die Garantie eines erfolgreichen Abschlußes einer Transaktion im Anschluß an eine Dateneingabe nicht sinnvoll. Folglich müssen Eingaben zusätzlich im nicht-transaktionalen Verhaltensraumes gespeichert werden. Um eine Replikation von Funktionalität zu vermeiden und gleichzeitig die Besonderheiten einer Kommunikation zwischen den beiden Verhaltensräumen vor den Anwendungsprogrammierern zu verbergen, ist es angebracht, die Sicherung von Eingaben durch den jeweiligen Gerätetreiber und nicht durch die Anwendung durchzuführen. Es muß zudem gewährleistet werden, daß derartige Werte einer Transaktion genau einmal zur Verfügung stehen. Kommt es zu einem Abbruch der Transaktion, so müssen die Werte erneut auslesbar sein, anderenfalls muß jedoch verhindert werden, daß diese Werte fälschlicherweise ein zweites Mal ausgelesen werden, da die Transaktion dies als Eintreffen eines neuen Wertes interpretieren würde. Hierfür benötigt der Treiber geeignete Puffer, welche bei einem Abbruch der Transaktion erhalten bleiben, im Falle
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eines Commits jedoch gelöscht werden. Bei einer Anfrage der Transaktion übermittelt der Treiber die Werte aus dem Puffer, insofern dieser nicht leer ist. Andernfalls wird der Wert aus dem Gerät ausgelesen, in den Puffer geschrieben und anschließend an die Transaktion weitergeleitet. Eine mögliche Implementierung für derartige Puffer sind die sogenannten „SmartBuffer“, welche in Abschnitt 3.5 näher erläutert werden. Der Einsatz solcher Puffer ist selbst dann sinnvoll, wenn es sich bei der Eingabe lediglich um primitive Datentypen handelt. In diesem Fall wäre bei einer strikten Trennung der beiden Treiberteile eine Zwischenspeicherung in Variablen des nicht-transaktionalen Teils möglich. Derartige Werte würden den Abbruch einer Transaktion überdauern, müßten jedoch explizit zurückgesetzt werden, wenn die Werte durch die steuernde Transaktion erfolgreich ausgelesen wurden. Der Gerätetreiber benötigt hierzu geeignete Informationen, welche bis zum Ende der Transaktion zwischengespeichert werden müßten. Um derartige Information zu speichern wäre wiederum der Einsatz von Puffern erforderlich, welche die gesicherten Informationen jedoch nur im Falle eines erfolgreichen Commits zur Verfügung stellen dürften und somit zu einer zweiten, unnötigen Puffervariante führen würde. Bei der Verarbeitung von Eingaben eines Gerätes muß auch das Verhalten der Zustandsvariablen im Treiber beachtet werden. Im Gegensatz zu der Ausgabe kann hier eine Zustandsänderung des Gerätes während der Laufzeit einer Transaktion auftreten. Zu diesem Zeitpunkt unterscheidet sich das Verhalten der beiden Treiberteile. Folglich müssen sich die Zustandsvariablen des nicht-transaktionalen Treiberteils im nicht rücksetzbaren Speicher befinden. Findet eine strikte Trennung der beiden Treiberteile statt, so ist diese Bedingung erfüllt. Bei einer lediglich logischen Trennung der Treiberteile würde sich das Treiberobjekt und somit auch die Zustandsvariablen im VVS befinden. Ein Zugriff auf diese wäre somit nicht möglich. Der gewünschte Schutz vor einem Datenverlust erfordert weiterhin, daß die Übertragung zwischen Gerät und Puffer nicht abgebrochen wird. Das zur Konsistenzhaltung des gemeinsamen Speichers verwendete Transaktionskonzept muß hierfür ausgesetzt und eine Invalidierung lokaler Kopien von veränderten Seiten bis zum Ende der Übertragung verzögert werden. Propagiert eine entfernte Transaktion während dieser Zeit ihre Änderungen, so stimmen die auf dem Knoten präsenten Seiten unter Umständen nicht mit der im Cluster gültigen Version überein. Eine Fortsetzung der Datenübertragung zwischen Hardware und Puffer ist somit nur dann möglich, wenn entweder alle während der Übertragung benötigten Objekte, insbesondere die auszuführenden Codesegmente auf dem Knoten präsent sind oder in der gewünschten Version angefordert werden können. Letzteres erfordert wiederum ein Generationsmanagement von VVS-Seiten. Eine garantierte Präsenz aller benötigten Objekte ist selbst im Falle einer strikten Trennung der beiden Treiberteile nur dann gewährleistet, wenn der nicht-transaktionale Teil nicht auf Klassen und Objekte im transaktionalen Verhaltensraum zugreift. Wird ein vollständiger transaktionaler Treiber verwendet oder greift der nicht-transaktionale
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Treiberteil auf transaktionale Objekte zu, so muß deren Präsenz durch zusätzliche Mechanismen garantiert werden.



2.1.8 Kommunikation während einer Unterbrechung Die an ein Gerät zu übertragenden Daten übersteigen häufig die Größe der internen Gerätepuffer und können somit nicht am Stück übertragen werden. Bei der hieraus resultierenden Partitionierung muß gewährleistet sein, daß der Datenstrom an ein Gerät nicht unterbrochen wird. Es liegt somit in der Verantwortung des Gerätetreibers, kontinuierlich Daten an das jeweilige Gerät zu übertragen. Um ein hierfür nötiges Blockieren der steuernden Anwendung und somit des Knotens bis zum Ende der Übertragung zu vermeiden, erfolgt diese häufig mittels Unterbrechungen. Die Datenübertragung erfolgt somit nebenläufig zu den Anwendungen und kann sich über die Laufzeit mehrerer Transaktionen erstrecken. Befinden sich die zu übertragenden Daten in einem gemeinsam genutzten Objekt im VVS, so kann dieses weiterhin durch Transaktionen verändert werden. Hieraus kann ein inkonsistenter Datenstrom an das Gerät resultieren. Ein Beispiel hierfür wäre etwa eine Textverarbeitung mit gleichzeitiger Ausgabe des Dokumentes an den Drucker. Die Textverarbeitung startet den Ausdruck der aktuelle Version eines Dokumentes. Im Anschluß hieran wird an dem Dokument weiter editiert. Greift der Gerätetreiber während der Übertragung auf das Datenobjekt zu, so werden die bereits veränderten Daten der Textverarbeitung sichtbar und das gedruckte Dokument entspricht nicht dem Erwarteten. Um derartige Inkonsistenzen zu Vermeiden, muß eine Veränderung der Daten während der Übertragung verhindert werden. Ein VVS-Objekt müßte hierzu für schreibende Zugriffe gesperrt werden. Im Falle der Textverarbeitung bedeutet dies, daß das Editieren des Dokumentes erst nach einem vollständigen Ausdruck möglich wäre. Besteht zudem eine Trennung zwischen der gerätesteuernden und der datenerzeugenden Anwendung, so werden explizite Sperren auf dem Objekt benötigt. Diese bergen die Gefahr von Verklemmungen und sollten daher vermieden werden. Alternativ hierzu können die auszugebenden Daten in ein separates Objekt - einen Ausgabepuffer - kopiert werden. Der Einsatz eines Ausgabepuffers ermöglicht den Schutz vor Invalidierungen durch direkte Zugriffe. Es besteht jedoch die Gefahr, daß der Ausgabepuffer aufgrund von False-Sharing invalidiert wird. Um einen hieraus resultierenden Abbruch der Übertragung an das Gerät während einer Unterbrechung zu vermeiden, muß sich der Ausgabepuffer entweder im nicht-transaktionalen Speicher befinden oder er muß gegen False-Sharing geschützt werden. Hierfür ist es im transaktionalen Verhaltensraum ausreichend, wenn sich der Puffer alleine auf einer logischen Seite befindet und lediglich vom Gerätetreiber verwendet wird. Sobald diese Bedingungen erfüllt ist, kann ein Zugriff während einer Unterbrechung gefahrlos erfolgen. Im Falle von Ausgaben während einer Unterbrechung können sich jedoch auch die Zustandsvariablen des Treibers nebenläufig zu einer Transaktion ändern, so daß für diese die selben Bedingungen wie bei einer Eingabe gelten.
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Für die Behandlung von Eingaben während einer Unterbrechung müssen keine weiteren Besonderheiten beachtet werden. Sind die in Abschnitt 2.1.7 erläuterten Bedingungen erfüllt, so kann die Übertragung von Daten zwischen einem Gerät und den Puffern auch während einer Unterbrechung erfolgen.



2.1.9 Bewertung Die Existenz zweier unterschiedlicher Verhaltensräume führt zu der Notwendigkeit eines zweiteiligen Gerätetreibers, um eine sichere Kommunikation zwischen den Anwendungen und der Hardware zu ermöglichen. Der nicht-transaktionalen Treiberteil kann hierbei im lokalen Speicher des Knotens oder im VVS abgelegt werden. In ersterem Fall können die Instanzvariablen des Treiberobjektes in gewohnter Weise verwendet werden. Die Vorteile der garantierten Präsenz des Treiberobjektes sind jedoch auch hier nur dann gegeben, wenn der Treiber auf keine Klassen oder Objekte im VVS zugreift. Im folgenden wird betrachtet, inwiefern sich Gerätetreiber im lokalen Speicher auf die Leistungsfähigkeit des Clusters auswirken.



2.2 Verwendung des lokalen Adressraumes für Geräteregister und lokale Objekte Die Anforderungen an den nicht-transaktionalen Teil eines Treibers können durch dessen Positionierung im lokalen Adressraum des Knotens vollständig erfüllt werden. Der Treiber ist auf dem Knoten ständig präsent und schreibende Zugriffe auf Variablen während einer Unterbrechung sind möglich. Hierfür ist es jedoch erforderlich, daß sich neben der Treiberinstanz auch der Klassendeskriptor und die Codesegmente des Treibers im lokalen Speicher befinden, sofern für Gerätetreiber eine generelle Ersetzbarkeit gewünscht ist und auf ein Generationenmanagement für Seiten aufgrund der hierbei entstehenden Komplexität verzichtet werden soll. Der Vorteil einer garantierten Präsenz ist zudem nur dann gegeben, wenn neben dem Treiber auch alle durch ihn referenzierten und zugegriffenen Klassen und Objekte im lokalen Adressraum gespeichert sind. Greift der nicht-transaktionale Treiberteil auf Objekte im VVS zu, so muß sowohl deren Präsenz auf dem Knoten gesichert als auch durch sie ausgeführte Schreiboperationen auf dem VVS über geeignete Mechanismen geregelt werden, welche sich folglich auch auf den Treiber selbst anwenden ließen. Eine garantierte Präsenz für beliebige Objekte auf einem Knoten kann nicht gewährleistet werden, da dies zu einer Replikation des gesamten VVS auf jedem Knoten führen würde. Die Menge an zugreifbaren Objekten und Klassen muß somit eingeschränkt werden. Während des Betriebs benötigt ein Gerätetreiber zumindest Zugriff auf Objekte und Methoden des Kerns. Soll eine garantierte Präsenz des Treibers mit Hilfe des lokalen Adressraumes gewährleistet werden, so muß sich auch der Kern im lokalen Speicher befinden. Dies widerspricht einerseits dem Wunsch, den Kern im VVS zu speichern und somit eine einfache Verteilung zu erzielen, und führt andererseits zu einer problematischen Kommunikation zwischen Anwendungen und Kern, da hierbei Zugriffe und Zuweisungen von Referenzen zwischen unterschiedlichen Verhaltensräumen entstehen.
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2.2.1 Zugriffe zwischen rücksetzbarem und nicht-rücksetzbarem Speicher Schreibende Zugriffe auf den lokalen Speicher erfolgen außerhalb des Konsistenzmodells des VVS. Greift eine Transaktion schreibend auf den lokalen Speicher zu, so können hieraus ungültige lokale Zustände resultieren, wenn die Transaktion aufgrund eines Zugriffskonfliktes im VVS abgebrochen und zurückgesetzt wird. Derartige Konflikte können sowohl bei schreibenden als auch bei lesenden Zugriffen auf den VVS entstehen. Um ungültige lokale Zustände zu vermeiden, muß bei dem verwendeten Konsistenzmodell entweder ein schreibender Zugriff auf den lokalen Speicher unabhängig vom VVS erfolgen oder der Erfolg der Operation gewährleistet werden. Letzteres führt wiederum zu den in Kapitel 2.1.7 erläuterten Anforderungen für den erfolgreichen Abschluß einer Transaktion. Eine vom VVS unabhängige Veränderung des lokalen Speichers führt zu der Bedingung, daß weder eine im VVS ablaufende Anwendung einen schreibenden Zugriff auf den lokalen Speicher auslösen noch eine Methoden im lokalen Speicher, welche eine Schreiboperation durchführt, lesend oder schreibend auf den VVS zugreifen darf. Erfolgen auf dem lokalen Speicher durch die entsprechenden Methoden lediglich lesende Zugriffe, so ist eine Kommunikation zunächst problemlos möglich. Einschränkungen hierfür können sich lediglich aufgrund der im Kapitel 2.2.2 beschriebenen verhaltensraumübergreifenden Referenzen ergeben. Befindet sich der Kern des Systems vollständig im lokalen Speicher, so erschwert eine derartig strikte Trennung einerseits den Zugriff des Kerns auf Daten im VVS und andererseits den Aufruf von Kernmethoden aus den Anwendungen. Ein zusätzliches Speichern von Anwendungen im nicht-transaktionalen Verhaltensraum reduziert diese Problematik nicht. Diese würde zu einer strikten Trennung zwischen den Anwendungen und den Daten im VVS führen und das Problem lediglich verlagern. Die Speicherung von Anwendungen und Kern in unterschiedlichen Verhaltensräumen erzeugt aufgrund der geforderten transaktionalen Konsistenz für Anwendungen einen erheblichen Aufwand bei Zugriffen über die Grenzen der Verhaltensräume hinweg. Es empfiehlt sich daher, den Kern und die Gerätetreiber im VVS zu positionieren und auf die Verwendung von Instanzvariablen für die Repräsentation von Gerätezuständen zu verzichten. Bei der Speicherung des Kern im VVS müssen für die Objekte und Klassen des Kerns geeignete Mechanismen bereit gestellt werden, um eine Präsenz auf dem Knoten zu gewährleisten. Die hierfür benötigten Methoden werden in Abschnitt 3.4.3 näher erläutert und lassen sich mit wenigen Anpassungen auch für Gerätetreiber einsetzen. Wird eine Präsenz der benötigten Klassen und des Klassendeskriptors im VVS gewährleistet, so bietet eine Instanz im lokalen Speicher lediglich den Vorteil, daß auf Instanzvariablen während einer Unterbrechung schreibend zugegriffen werden kann. Die Verwendung eines rücksetzbaren lokalen Speichers garantiert zwar die Präsenz der enthaltenen Objekte und vermeidet die Probleme, welche durch Zugriffe über die Verhaltensraumgrenze hinweg entstehen, bietet aber keine Lösung für die Speicherung
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von nicht-transaktionalen Treiberobjekten. Ein rücksetzbarer lokaler Speicher bildet somit lediglich eine Sonderform eines geschützten Bereiches innerhalb des VVS.



2.2.2 Verhaltensraumübergreifende Referenzen Referenzen vom VVS in den lokalen Adressraum können zu Problemen während der Migration von Prozessen führen, wenn nicht alle Knoten im Cluster den identischen Kern besitzen. Hierbei ist es nicht ausreichend, daß die Kernversionen der einzelnen Knoten kompatibel sind. Um einen Aufruf von Kernmethoden mittels direkter Referenzen zu ermöglichen, müssen sich die Klassendeskriptoren der gerufenen Klassen an der selben Speicheradresse befinden, da die im VVS ablaufenden Applikationen nur eine Referenz auf die jeweilige Kernmethode besitzen können. Um dies zu gewährleisten, ist es notwendig, daß alle am Cluster beteiligten Knoten beim Systemstart die aktuelle Version des Kerns beziehen. Die Forderung nach Skalierungstransparenz bezieht jedoch auch die Erweiterbarkeit des Kerns zur Laufzeit mit ein. Befinden sich die Kernklassen im lokalen Speicher, so muß eine Erweiterung atomar auf allen Knoten im Cluster erfolgen. Hierzu müssen die entsprechenden Objekte und Codesegmente auf alle Knoten transferiert und anschließend in den lokalen Speicher übertragen werden. Weiterhin muß gewährleistet werden, daß die Objekte auf allen Knoten an die selbe Speicherstelle kopiert werden. Dies kann zu Konflikten führen, wenn auf mehreren Knoten gleichzeitig neue Kernklassen übersetzt und in den lokalen Speicher transferiert werden. Um diese Konflikte zu vermeiden, ist zwischen den Knoten ein Abstimmungsprotokoll erforderlich. Diese zusätzlichen Verfahren erschweren die Entwicklung des Systems und widersprechen dem Gedanken eines schlanken und effizienten Systems. Eine Alternative hierzu würde die Verwendung eines verteilten nicht-transaktionalen Speichers bieten, welcher mit einem Update-Protokoll konsistent gehalten wird, um die ständige Präsenz der Objekte auf allen Knoten zu gewährleisten. Der Vorteil eines nichttransaktionalen verteilten Speichers wäre, daß die Kernmethoden auf allen Knoten an der selben Adresse liegen würden und somit ein direkter Aufruf möglich wäre. Die im vorigen Kapitel beschriebenen Bedingungen für einen Zugriff zwischen transaktionalem und nicht-transaktionalem Verhaltensraum würden jedoch weiterhin bestehen. Wird auf einen nicht-transaktionalen VVS und auf eine garantierte Position der Kernmethoden im lokalen Speicher verzichtet, so können Kernmethoden durch die Anwendungen nicht auf direktem Wege gerufen werden. Ein indirekter Aufruf von Kernmethoden kann durch die Verwendung von Handles und Umsetzungstabellen erfolgen. Dieser Ansatz reduziert jedoch die Systemperformance aufgrund der zusätzlichen Indirektion und bietet lediglich eine Lösung zur Vermeidung von Referenzen aus dem VVS in den lokalen Speicher, nicht jedoch für umgekehrt gerichtete Referenzen, welche die Relozierung von Objekten im VVS und die automatische Freispeichersammlung beeinträchtigen.
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Bei der Objektrelozierung müssen alle Referenzen auf das entsprechende Objekte atomar angepaßt werden, um ungültige Zeiger zu vermeiden. Innerhalb des VVS können diese Anpassungen durch den relozierenden Knoten ausgeführt werden (siehe hierzu auch Kapitel 4). Weitaus aufwendiger gestaltet sich die Objektrelozierung, wenn Referenzen aus dem lokalen Adressraum existieren. Ein Knoten besitzt keine Zugriffsmöglichkeit auf den lokalen Speicher eines anderen. Folglich kann die Anpassung von Referenzen aus dem lokalen Adressraum nicht durch den relozierenden Knoten erfolgen, sondern muß durch jeden Knoten separat durchgeführt werden. Die Verwendung eines zuverlässigen Rundspruches ist hierfür nicht ausreichend, da das relozierte Objekt vor der Anpassung der Referenzen bereits publiziert worden sein muß. Nach der Publikation dürfen keine Zugriffe auf das ursprüngliche Objekt mehr erfolgen, da einerseits die bestehenden Referenzen ungültig sein könnten und andererseits unterschiedliche Versionen eines Objektes entstehen würden. Als Konsequenz hieraus darf zwischen der Publikation des neuen Objektes und der Anpassung der Referenzen keine andere Transaktionen ausgeführt werden. Die Commitphase einer Transaktion muß hierzu um die zuverlässige Anpassung der Referenzen erweitert werden. Dies erfordert ein Durchsuchen des lokalen Speichers nach Referenzen während der Commitphase und führt somit zu einer Reduzierung der Clusterperformance. Eine Buchhaltung der Referenzen auf ein Objekt, wie sie im VVS eingesetzt wird (siehe Kapitel 4), ist bei nicht identischen Speicherabbildungen aufgrund der Mehrdeutigkeit von Adressen in den lokalen Speicherbereichen nicht möglich. Die Verwendung eines nicht-transaktionalen VVS bietet hier ebenfalls nur wenig Vorteile. Zwar befinden sich die Adressen der anzupassenden Referenzen an der selben Position, die Anpassung ist jedoch nicht trivial möglich, da hierbei Zugriffskonflikte auf dem nicht-transaktionalen VVS entstehen können. Diese Situation kann eintreten, wenn ein entfernter Knoten ebenfalls schreibend auf dieselbe Seite zugegriffen hat. Ein Zurücksetzen der entfernt laufenden Transaktion ist aufgrund der im vorigen Kapitel beschrieben Bedingungen nicht möglich. Ein Lösung hierfür würde nur der Einsatz von Sperren bieten, was zu einem erheblichen Verklemmungsrisiko führt. Die Alternativen hierzu sind der Verzicht auf eine Objektrelozierung, die Referenzierung von VVS-Objekten aus dem lokalen Speicher mit Hilfe von Handles und den damit verbundenen Leistungseinbußen bei der Dereferenzierung, sowie die Speicherung des Kerns im VVS. Ein genereller Verzicht auf eine Objektrelozierung ist aufgrund der entstehenden Fragmentierung für einen persistenten VVS nicht möglich. Folglich müßte die Laufzeitumgebung die Objektrelozierung für Objekte, auf welche lokale Referenzen existieren, verhindern. Dies kann entweder über einen zuverlässigen Rundspruch oder anhand eines Zählers im VVS-Objekt erfolgen. Letzteres führt jedoch zu einer Invalidierung des Objektes bei jeder Übergabe einer Referenz an den Kern. Die Speicherung von Objekten im lokalen Adressraum erfordert weiterhin eine besondere Betrachtung der Typenreferenzen in Java-Objekten. Der für Plurix entwickelte PJC überprüft die Typkompatibilität von Objekten anhand einer Referenz auf den jeweiligen
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Typdeskriptor. Befinden sich die Typendeskriptoren nur in einem Adressraum, so entstehen hierbei wiederum adressraumübergreifende Referenzen. Um diese zu vermeiden, ist wiederum der Einsatz von Handles und Umsetzungstabellen und somit die Einführung einer weiteren Indirektion notwendig. Alternativ hierzu können getrennte Sätze von Typendeskriptoren für den VVS und den lokalen Speicher verwendet werden. Beide Ansätze besitzen den entscheidenden Nachteil, daß die Typprüfung aufgrund einer Übereinstimmung der Typendeskriptoren nicht mehr möglich ist. Objekte im lokalen Speicher und im VVS hätten allenfalls kompatible, niemals aber identische Typen. Um eine typisierte Parameterübergabe zwischen den beiden Verhaltensräumen zu ermöglichen, müßten Umsetzungstabellen für die Typenhandles oder Typendeskriptoren der beiden Adressräume aufgebaut und gewartet werden. Dieser zusätzliche Aufwand verringert die Performance des Systems erheblich, da für jede Objektzuweisung die Indirektionstabelle konsultiert werden muß. Zusätzlich widerspricht ein derartiger Ansatz den Zielen eines schlanken Systemdesigns und ist somit für Plurix nicht geeignet.



2.2.3 Bewertung Um die Probleme von adressraumübergreifenden Referenzen zu vermeiden und die Isolierungsbedingung von Transaktionen aufrecht zu erhalten, ohne hierbei die Kommunikation zwischen den Anwendungen und dem Kern unnötig zu verkomplizieren, ist es angebracht, Applikationen und den Kern des Betriebssystems im VVS unterzubringen und zweiteilige Gerätetreiber zur Kommunikation zwischen den beiden Verhaltensräumen einzusetzen. Dies ermöglicht eine Java-konforme Typenprüfung, sowie eine direkte und objektorientierte Parameterübergabe an den Kern. Die hieraus resultierende Notwendigkeit, Kern- und Treiberobjekte bzw. Klassen gegen Invalidierungen zu schützen, erzeugt den geringeren Aufwand. Die Realisierung des gewünschten Schutzes kann durch die Verwendung von VVS-Bereichen mit unterschiedlicher Zugriffssemantik erzielt werden. Diese Unterteilung wird in Abschnitt 3.2.3 beschrieben. Sie erzeugt keine verhaltensraumübergreifenden Referenzen, da der gesamte VVS weiterhin dem Transaktionskonzept unterliegt. Objekte, welche für den Betrieb des Systems präsent sein müssen, werden im folgenden allgemein als Systemobjekte, die Codesegmente und Klassendeskriptoren als Systemklassen und Instanzen von Systemklassen als Systeminstanzen bezeichnet. Die Realisierung des Schutzes von Systemobjekten wird in Abschnitt 3.4.3 genauer betrachtet. Die hierfür eingesetzten Verfahren können auch für den nicht-transaktionalen Teil des Treibers verwendet werden. Hierdurch können Objekte im lokalen Speicher vermieden werden. Die Verzögerung der Kommunikation mit der Hardware bis zu einem erfolgreichen Abschluß der Transaktion entspricht der Isolierungsbedingung von Transaktionen und garantiert die Funktionalität des Systems. Eine derartige Verzögerung führt jedoch zu einer ungewohnten Programmierung von Gerätetreibern und gerätesteuernden Transaktionen sowie zu einer geringfügigen Reduzierung der Performance, da blockierende Schreiboperationen nicht durchgeführt werden können. Für ausgewählte Geräte ist eine Übertragung während der Transaktion denkbar. Als Beispiel sei das
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Rendern einer Szene durch eine 3D-Grafikkarte angeführt. Dieser Vorgang erfolgt in einem separaten, nicht sichtbaren Speicherbereich innerhalb der Grafikkarte und ist vom vorherigen Zustand dieses Speicherbereiches unabhängig. Ein Zurücksetzen im Falle eines Transaktionsabbruches ist somit nicht erforderlich. Es muß lediglich gewährleistet werden, daß ein gerendertes Bild nicht vor dem erfolgreichen Abschluß einer Transaktion sichtbar wird. Wäre dies der Fall, so könnten unter Umständen kurzfristig unerwünschte und unter Umständen störende Bilder dargestellt werden. Die Anzeige des gerenderten Bildes erfolgt bei modernen Grafikkarten durch ein Umschalten des sichtbaren Bereiches (Front-Buffer) und des Renderbereiches (Render-Buffer). Um eine vorzeitige Anzeige des Bildes zu vermeiden, müßte lediglich das Umschalten der Bereiche bis zum Commit der Transaktion verzögert werden. Die Abschwächung der Isolierungsbedingung muß jedoch für jedes Gerät separat betrachtet werden und ist als genereller Ansatz für eine Kommunikation mit der Hardware nicht geeignet.



2.3 Speicherbereiche mit unterschiedlicher Zugriffssemantik In einem VVS erfolgt der Zugriff auf Daten häufig nebenläufig von mehreren Knoten aus. Diese Daten müssen aufgrund der für ein verteiltes System geforderten Nebenläufigkeitstransparenz für Benutzer und Anwendungen transparent konsistent gehalten werden. Jeder Speicherbereich des VVS benötigt somit ein geeignetes Konsistenzmodell. Für ein Betriebssystem mit VVS hat sich die transaktionale Konsistenz als günstiges Modell erwiesen [Wend03]. Im Folgenden werden Speicherzugriffssemantiken vorgestellt, welche in einem VVS mit transaktionaler Konsistenz eingesetzt werden können. Hierbei wird zwischen der Art der Konsistenzhaltung und dem Verhalten einer Transaktion im Falle einer Kollision unterschieden.



2.3.1 Transaktionale Konsistenz Um die Konsistenz des VVS zu gewährleisten, müssen Zugriffe auf veraltete Objekte verhindert werden. Aufgrund der seitenbasierten Verwaltung des VVS in Plurix führt ein veraltetes und somit ungültiges Objekt direkt zu einem ungültigen Zustand der Speicherseite, welche das Objekt enthält. Ungültige Seiten müssen entweder aus dem Speicher aller Knoten entfernt oder durch eine aktuelle Version ersetzt werden.



2.3.1.1 Invalidierungs-Semantik Beim Einsatz einer Invalidierungssemantik werden ungültige Seiten verworfen und somit die Konsistenz des VVS sichergestellt. Hierfür werden beim Empfang eines Writesets die enthaltenen Seitennummern mit den Einträgen der Seitentabellen verglichen. Auf dem Knoten physikalisch vorhandene Speicherseiten, deren Nummer im Writeset enthalten ist, werden verworfen. Wird auf eine solche Seite zu einem späteren Zeitpunkt zugegriffen, so muß sie erneut angefordert werden. Dies ist das Standardverhalten für alle Speicherseiten des Plurix VVS.
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2.3.1.2 Update-Semantik Eine Alternative zur Invalidierung ungültiger Speicherseiten bietet eine sofortige Aktualisierung der Seitendaten während der Commit-Phase. Bei diesem Modell werden alle veränderten Speicherseiten am Ende jeder Transaktion übertragen. Eine generelle Verwendung der Update-Semantik führt zu einer unnötigen Übertragung von Speicherseiten, welche nur von einem Knoten bearbeitet werden. Dies führt im Vergleich zu der Übertragung der Seitenadresse zu einer deutlich höheren Netzlast (ca. Faktor 1000) und ist somit nicht für den gesamten VVS geeignet. Dennoch ist der Einsatz einer UpdateSemantik für bestimmte Speicherbereiche innerhalb des VVS sinnvoll, insbesondere für Speicherbereiche, welche für den Betrieb des lokalen Systems zwingend erforderliche Daten enthalten.



2.3.1.3 Kombination von Update und Invalidierung Speicherbereiche mit Objekten, welche nur von einer Teilmenge der Clusterknoten benötigt werden, können mittels einer Kombination von Invalidierungs- und Update-Semantik konsistent gehalten werden. Zu dieser Gruppe von Objekten zählen etwa Gerätetreiber deren Präsenz auf allen Knoten, welche ein entsprechendes Gerät betreiben, gewährleistet sein muß (vergl. Kapitel 2.2.3). Interessierte Knoten können sich für diese Speicherbereiche registrieren. Wird eine Seite aus diesem Bereich verändert, so werden die Seitendaten mittels Multicast an die entsprechenden Knoten versendet. Zusätzlich erfolgt ein Versenden des Writesets mittels Broadcast an alle Knoten und somit eine Invalidierung auf nicht registrierten Knoten. Der Vorteil eines solchen Verfahrens liegt in der reduzierten Netzlast durch das Versenden der Seitendaten mittels Multicast. Allerdings ist hierfür eine Verwaltung der Registrierung sowie eine deutlich höhere Komplexität des Protokolls erforderlich. Für nicht systemrelevante Seiten, welche von mehreren Knoten benötigt werden, empfiehlt sich weiterhin die Verwendung der Invalidierungssemantik und das Versenden der Seitendaten auf Anforderung mittels Multicast, da hierbei die Dauer der Commitaktion verringert wird.



2.3.1.4 Erweitertes Update Bei der Updatesemantik werden lediglich Seiten aktualisiert, welche auf den entfernten Knoten bereits vorhanden sind. Dies ist ausreichend, um die Konsistenz der Seiten und somit die Konsistenz des VVS zu gewährleisten. Allerdings genügt ein solches Verfahren nicht, um zu garantieren, daß alle für den Betrieb des Systems notwendigen Objekte und Seiten auf allen Knoten im Cluster verfügbar sind. Bei der erneuten Übersetzung von Systemklassen könnten etwa Referenzen auf neu entstehenden Objekte eingetragen oder aktualisiert werden. Diese neuen Objekte können sich auf bisher unbenutzten Seiten befinden welche bei einer Updatesemantik nicht übertragen werden. Da ein späteres implizites Anfordern der Systemobjekte durch die Seitenfehlermechanik nicht möglich ist, können hierbei Systemfehler entstehen. Um diese zu verhindern, werden beim erweiterten Update alle während einer Transaktion veränderten Seiten übertragen und von den anderen Knoten eingelagert. Das Einlagern der Seiten auf dem entfernten Knoten wird
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erst ausgeführt, wenn alle zum Writeset gehörenden Seitendaten empfangen wurden. Dies verhindert einen ungültigen Zustand der entfernten Knoten beim Verlust von Paketen auf dem Kommunikationsmedium. Wird ein solcher Verlust festgestellt, so werden alle Seiten erneut angefordert.



2.3.2 Lose Konsistenz Die transaktionale Konsistenz führt bei einer Kollision unmittelbar zum Abbruch einer Transaktion. Dies ist für kritischen Daten im VVS wie Referenzen und Objektstrukturen zwingend erforderlich. Für unkritische Bereiche, wie etwa die Daten eines Videoframes, ist ein Abbruch der Transaktion nicht erforderlich. Der Videoframe wird kontinuierlich von den anzeigenden Transaktionen dargestellt. Die Veränderung wird bei der nächsten Darstellung sichtbar, so daß auf einen Abbruch der Transaktion verzichtet und die Performance des Knotens erhöht werden kann. Für die lose Konsistenz stehen dieselben Mechanismen zur Aktualisierung der Seitendaten wie bei der transaktionalen Konsistenz zur Verfügung. Zusätzlich besteht die Möglichkeit, auf eine Konsistenz der Seite zu verzichten. Die betroffenen Transaktionen können in diesem Fall die Seiten bei Bedarf verwerfen und die aktuelle Version anfordern. Eine lose Konsistenz kann ausschließlich für Speicherseiten eingesetzt werden, welche weder Referenzen noch Verwaltungsinformationen der Objekte besitzen. Somit dürfen ausschließlich Datenteile mit Skalaren eines Objektes in Speicherbereichen mit loser Konsistenz abgelegt werden. Eine derartige Trennung ist in Plurix aufgrund der bidirektionalen Organisation der Objekte möglich, führt jedoch zu einer erhöhten Komplexität in der Speicherverwaltung. Die Objektallozierung muß dafür Sorge tragen, daß der Objektheader und die Referenzen auf Seiten mit transaktionaler Konsistenz abgelegt werden. Der Datenteil kann anschließend auf der folgenden Speicherseite mit loser Konsistenz abgelegt werden (Abb. 2.1). Referenzen und Kopf des nachfolgenden Objektes müssen sich wieder auf einer Speicherseite mit transaktionaler Konsistenz befinden. Dies bedeutet, daß der Datenteil des Objektes, welches mittels loser Konsistenz verwaltet werden soll, ein Vielfaches der Seitengröße umfassen muß. Die hierfür nötige Erweiterung des Protokolls beschränkt sich auf eine Übermittlung der neuen Konsistenz für die Speicherseite an alle Knoten während des Writesets.
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Abbildung 2.1 Speicherbild eines Objektes bei transaktionaler und loser Konsistenz



2.4 Zugriff auf knotenprivate Objekte Durch die Speicherung aller Objekte und Klassen im VVS verändert sich die Semantik von statischen Variablen. Diese befinden sich im jeweiligen Klassendeskriptor und sind somit clusterweit einmalig. Die Verwendung von lokalen Kopien der Klassenvariablen pro Knoten ist nicht sinnvoll, da hieraus semantische Probleme sowie Nichtdeterminismen beim Programmablauf entstehen können. Die Betrachtung von replizierten Klassenvariablen und deren Auswirkungen ist nicht Teil dieser Arbeit. Der interessierte Leser sei hierfür auf [Schö02] verwiesen.
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Durch die veränderte Semantik der Klassenvariablen eignen sich diese für die Speicherung von clusterweiten Informationen, wie etwa die Wurzel des globalen Namensdienstes. Knotenspezifische Daten können jedoch nicht mehr mittels statischer Variablen gespeichert werden. Der Zugriff auf diese Informationen muß durch geeignete Mechanismen ermöglicht werden. Eine Lösung hierfür bietet die Verankerung entsprechender Objekte im globalen Namensdienst. Der Nachteil dieses Verfahren liegt in einem indirekten Zugriff, sowie in dem daraus resultierenden Durchsuchen des Namensdienstes. Dies kann zu der Notwendigkeit führen, auf lokal nicht präsente Seiten zuzugreifen, und erhöht die Gefahr einer Kollision der Transaktion. Um einen hieraus resultierenden Performanceverlust zu vermeiden, wird ein Zugriff auf knotenspezifische Daten benötigt, welcher dem Zugriff auf eine Klassenvariable ähnlich ist. Hierfür stellt der Compiler drei neue Schlüsselwörter „SYSTEM“, „STATION“ und „DEVICES“ zur Verfügung (siehe Abb. 2.2). SYSTEM.memory.Allocate(len,RelocSize,attr,type);



Abbildung 2.2 Beispiel: Aufruf eines Objektes aus SYSTEM



Mittels dieser Schlüsselwörter ist ein Zugriff auf Instanzen der Klassen „System.java“, „Station.java“ und „Devices.java“ möglich, welche für jeden Knoten separat vorliegen. Die zum Zugriff auf die jeweiligen Objekte benötigten Referenzen werden durch die Speicherverwaltung an einer definierten Adresse abgelegt. Der Unterschied zwischen den einzelnen Klassen besteht lediglich in der Art der enthaltenen Elemente. Systemkritische Objekte, also alle Instanzen von Klassen, welche für das Anfordern und Einlagern von nicht präsenten Seiten benötigt werden, werden in SYSTEM verankert. Nicht systemkritische Gerätetreiber werden in DEVICES, alle verbleibenden lokalen Instanzen in STATION abgelegt. Prinzipiell kann die Verwaltung von lokalen Instanzen mit nur einer Klasse erzielt werden. Die Aufteilung je nach enthaltenem Element erleichtert jedoch die Aufgaben der Speicherverwaltung. Die Abbildungen 2.3, 2.4 und 2.5 zeigen Beispiele für die in den einzelnen Klassen enthaltenen Elemente. public class Station{ Allocator allocator, ...; Scheduler scheduler; InputQueue in; TA CurrentTA; ...} Abbildung 2.3 Inhalt der Klasse STATION
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public class Devices{



NetworkAdapter network;



DisplayDriver2D display;



Protokoll protocol;



SoundCard soundcard;



IP ip;



Masstoragecontroller IDE;



Intel486 CPU;



Videograbber grabber;



PhysicalMemory memory;



Keyboard keyb;



Interrupts interrupts;



Device mouse;



IRQController irqcontroller;



...}



...}



Abbildung 2.4 Inhalt der Klasse SYSTEM



Abbildung 2.5 Inhalt der Klasse DEVICES



Aufgrund der höheren Performance beim Zugriff ist die Erweiterung des Compilers um die genannten Schlüsselworte und somit ein direkter Zugriff auf die Instanzen der alternativen Implementierung mittels Namensdienst vorzuziehen.



2.5 Position des Stacks Aufgrund der Trennung des Adressraumes in lokalen Speicher und VVS ergeben sich auch für den Stack zwei mögliche Positionen. Um eine Entscheidung über die geeignete Position zu treffen, muß vor allem berücksichtigt werden, daß ein Zugriff auf den Stack während einer Unterbrechung zwingend erforderlich ist. Zugriffe auf den VVS dürfen aus einem Interrupt heraus jedoch nur unter den in Abschnitt 2.1.8 beschriebenen Voraussetzungen erfolgen. Zudem sind Informationen, welche sich auf dem Stack eines Knotens befinden, für entfernte Knoten nicht relevant. Ein Zugriff auf die Stacks der Knoten mittels VVS ist somit nicht erforderlich. Es ist daher naheliegend, den Stack im lokalen Speicher eines Knotens zu halten. Dies führt nicht zu Objekten im lokalen Speicher, da der Stack selbst keine Objektstruktur besitzt. Es bleibt zu untersuchen, ob ein Stack im lokalen Speicher möglich ist, ohne hiermit die Funktionalität des Systems einzuschränken. Die entscheidenden Kriterien hierfür sind wiederum die Kommunikation sowie Referenzen zwischen den beiden Verhaltensräumen. Die Kommunikation kann hierbei auf Zugriffe von Anwendungen auf den Stack eingeschränkt werden. Ebenso lassen sich Referenzen auf Stackreferenzen in den VVS beschränken. Diese Einschränkungen ergeben sich, da es in Java nicht möglich ist, Objekte auf dem Stack zu allozieren, und somit keine Referenzen in den Stack bestehen. Werte auf dem Stack können in Java lediglich durch Parameterübergaben zwischen Methoden und methodenlokale Variablen entstehen, da der Programmierer keinen direkten Zugriff auf den Stack erhält. Übergebene Parameter sowie methodenlokale Variablen
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werden nach Abschluß der Methode vom Stack entfernt. In Plurix befinden sich zudem die Rückgabewerte von Methoden in Registern. Die Position des Stackzeigers ist somit vor einem Methodenaufruf und nach dessen Rückkehr identisch. Transaktionen werden in Plurix durch den Aufruf ihrer Run-Methode ausgeführt und enden durch den Rücksprung aus dieser Methode in den Scheduler. Aufgrund des kooperativen Multitasking kann eine aktuell ausgeführte Transaktion nicht durch eine andere verdrängt werden. Somit ist es nicht möglich, daß lokale Variablen einer Transaktion außerhalb ihrer Ausführungszeit existieren. Zwischen zwei Transaktionen können sich folglich nur lokale Variablen der Transaktionsschleife auf dem Stack befinden. Dies bedeutet, daß die Verwendung eines separaten Stacks pro Transaktion nicht erforderlich und somit ein einzelner Stack pro Knoten ausreichend ist. Tritt während einer Transaktion eine Kollision auf, so muß die Transaktion an der aktuellen Position abgebrochen werden. Ein kontrollierter Rücksprung aus einer abgebrochenen Methode ist nicht möglich. Folglich muß auch die Transaktionsschleife abgebrochen und auf den Zustand vor Beginn der Transaktion zurückgesetzt werden. Dies bedeutet insbesondere, daß die durch die Transaktion auf dem Stack allozierten Werte verworfen werden müssen. Der Stack muß somit ebenfalls auf den Zustand vor Beginn der abgebrochenen Transaktion zurückgesetzt werden. Durch die Verwendung einer typsicheren Programmiersprache und der Rückgabe von Werten eines Methodenaufrufes über Register besitzt der Stackzeiger sowohl nach einem erfolgreichen Commit als auch im Falle eines Aborts den selben Zustand. Um die Transaktionsschleife zurückzusetzen, stehen zwei grundsätzliche Verfahren zur Verfügung. Zum einen kann der Zustand der Schleife und des Stacks vor Beginn einer jeden Transaktion gesichert werden, zum anderen kann die Schleife neu gestartet werden, insofern gewährleistet ist, daß dies nicht zu einem Aushungern von Transaktionen führen kann. Wird die Transaktionsschleife neu gestartet, so verlieren die vorherigen lokalen Variablen der Schleife ihre Bedeutung und der Stack kann auf einen leeren Zustand gesetzt werden. Die benötigten lokalen Variablen werden durch den Neustart erneut alloziert. Dies reduziert den Verwaltungsaufwand im Vergleich zum Zurücksetzen der Schleife, führt jedoch zum Verlust aller Zustände der Transaktionsschleife. Um ein Aushungern von Transaktionen zu vermeiden, müssen die benötigten Informationen entweder außerhalb der Schleife gespeichert oder als Parameter an die neu gestartete Transaktionsschleife übergeben werden. Ersteres kann wiederum mit den beschriebenen Mechanismen für die Speicherung lokaler Zustände von Gerätetreibern erfolgen. Die Übergabe von Informationen an eine neu gestartete Transaktionsschleife erfordert, daß der Transaktionsmechanismus im Falle eines Aborts die erforderlichen Werte vom Stack extrahiert. Der Aufwand, um benötigte Informationen im Falle eines Aborts zu extrahieren oder die Schleife auf einen vorherigen Zustand zurückzusetzen, überwiegt den Vorteil der benutzbaren lokalen Variablen zur Speicherung der Schleifenzustände. Es ist daher angebracht, den Stack im Falle einer Kollision auf einen leeren Zustand zurückzusetzen und die Transaktionsschleife erneut zu starten.
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Durch das explizite Zurücksetzen des Stacks im Falle eines Transaktionsabbruchs können keine ungültigen lokalen Zustände entstehen. Wird in der Transaktionsschleife auf lokale Referenzen verzichtet, so besitzt der Stack zwischen zwei Transaktionen keine Referenzen in den VVS. Folglich treten die in Abschnitt 2.2.2 erläuterten Probleme nicht auf und die Speicherung des Stacks im lokalen Speicher hat keine negativen Auswirkungen auf das Transaktionskonzept und die Funktionalität des Systems.



2.6 Vergleichbare Arbeiten In diesem Abschnitt wird der Systementwurf von Plurix mit dem anderer verteilter Betriebssysteme verglichen. Diese Systeme basieren, mit wenigen Ausnahmen, auf bereits existierenden Betriebssystemen und sind somit an die Strukturen der Wirtssysteme gebunden. Die Vergleichbarkeit solcher Systeme beschränkt sich auf einzelne Aspekte des Entwurfs. Eine vollständige Vergleichbarkeit ist nicht gegeben. Aufgrund der Vielzahl existierender Verteilter Betriebssysteme werden nur ausgewählte Systeme betrachtet. Insbesondere werden Systeme herangezogen, die auf einem seitenbasiertem VVS beruhen oder ein SSI implementieren. In Systemen mit einem VVS wird üblicherweise ein eigenständiger Prozess ausgeführt, welcher das VVS-System repräsentiert. Die Realisierung des VVS erfolgt durch teilweises oder vollständiges Übermitteln des Adressraumes dieses Prozesses an gleichartige Prozesse auf entfernten Knoten. Alternative Implementierungen von Systemen mit VVS erweitern und ersetzen Teile des Wirtsbetriebssystem, insbesondere der Speicherverwaltung, um somit die Funktionalität des VVS in ein bestehendes System einzubinden. Der Nachteil einer solchen Architektur liegt insbesondere an der mangelnden Rücksetzbarkeit von Applikationen und den hiermit verbundenen Problemen eine optimistische Synchronisierung durchzuführen, sowie in einer aufwendigen Migration von Applikationen, da hierfür stets der lokale Zustand gesichert werden muß. Die Kommunikation eines solchen Systems mit dem Betriebssystem erfolgt über vom Wirtssystem angebotene Methoden. Hierbei handelt es sich üblicherweise um Softwareinterrupts zum Funktionsaufruf, sowie um die Verwendung von Puffern zur Parameterübergabe. Eine typsichere Parameterübergabe zwischen Anwendungen des VVS und dem Betriebssystem ist nicht möglich.



2.6.1 Systeme mit verteiltem seitenbasiertem Speicher 2.6.1.1 IVY Eines der ersten Systeme mit einem verteilten seitenbasierten virtuellen Speicher war das auf dem Apollo Domain System [LLDH83] aufgesetzte IVY [Li88], [LiHu89]. Das Design von Apollo und IVY weist sehr starke Ähnlichkeiten auf. Der Unterschied besteht vornehmlich in der Granularität der Speicherzugriffe, welche in Apollo einzelne Objekte und in IVY physikalische Seiten umfaßt.
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IVY unterteilt den Adressraum eines jeden Prozesses in zwei Bereiche, wobei ein Teil von allen Prozessen gemeinsam genutzt wird und somit den gemeinsamen Speicher darstellt. Jeder Prozess umfaßt den gleichen Adressbereich mit einer im Voraus definierten Grenze zwischen lokalem und gemeinsamen Speicher. Die Konsistenz des gemeinsamen Speichers wird durch ein Write-Invalidate Protokoll gewährleistet, wobei mehrere nur lesbare Kopien einer Seite im Speicher existieren können. Findet ein schreibender Zugriff auf eine Speicherseite statt, so werden alle Kopien der Seite invalidiert. Die Synchronisierung der einzelnen Prozesse bleibt dem Programmierer überlassen. IVY stellt hierfür lediglich die von Apollo übernommenen Event-Counter zur Verfügung, mittels derer Sperren und Monitore implementiert werden können. Durch die Verwendung von Sperren beim schreibenden Zugriff auf Speicherseiten können sequentielle und abgeschwächte Konsistenzmodelle realisiert werden. IVY erlaubt die Verwendung beliebiger Programmiersprachen und besitzt daher kein strenges Typenkonzept und keine Objektorientierung. Folglich wird eine Relozierung von Objekten im gemeinsamen Speicher nicht angeboten. Durch die Verwendung von Sperren ist ein anschließendes Zurücksetzen des Speichers und der Applikationen nicht notwendig. Eine besondere Betrachtung der Parameterübergabe zwischen Adressräumen mit unterschiedlicher Semantik findet in IVY daher nicht statt. Die Vergleichbarkeit von IVY und Plurix beschränkt sich auf den seitenbasierten Ansatz des VVS und auf die Write-Invalidate Semantik des verteilten gemeinsamen Speichers. Für diese Arbeit relevante Aspekte der Speicherverwaltung wie Rücksetzbarkeit, Relozierung von Objekten und automatische Freispeichersammlung werden in IVY nicht berücksichtigt.



2.6.1.2 Mungi Das verteilte Betriebssystem Mungi [HERV94] basiert auf einer 64-Bit Architektur und ist im Gegensatz zu vielen Anderen nicht auf einem bereits existierenden Betriebssystem aufgesetzt. Wie auch Plurix verzichtet Mungi auf eine Trennung der Adressräume. Es wird ein einheitlicher Adressraum für alle Daten verwendet. Dies betrifft Daten im lokalen und entfernten Speicher sowie Daten auf der Festplatte. Durch den Verzicht auf eine Trennung zwischen flüchtigem und permanentem Speicher kann eine vereinfachte und einheitliche Objektidentifizierung sowie eine deutlich vereinfachte Prozessmigration erfolgen. Dies ist mit dem in Plurix verwendeten Konzept der orthogonalen Persistenz vergleichbar. Die Vergabe von Speicherbereichen erfolgt in Mungi auf der Basis von ganzen physikalischen Seiten. Alle Objekte können clusterweit durch ihre Adresse eindeutig identifiziert werden. Bei einem Zugriff auf eine nicht vorhandene Adresse kann anhand der Seitentabelle ermittelt werden, ob sich die gewünschte Seite im Cluster oder auf der Festplatte befindet.
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Mungi verwendet wie auch IVY eine Single-Writer / Multiple-Reader Speichersemantik mit Write-Invalidate-Protokoll, wobei für jede Seite genau ein Eigentümer existiert, welcher die Master-Kopie der Speicherseite besitzt. Wird ein Schreibzugriff auf eine Seite gewünscht, so wird diese samt Eigentümerrecht übertragen. Alle Kopien werden dabei invalidiert. Die Speichervergabe erfolgt in Mungi in sogenannten Partitionen, welche durch die ersten 12 Bits der Adresse spezifiziert werden. Jedem Knoten wird zu Beginn eine Partition zugeteilt, in welcher neue Speicherbereiche alloziert werden können. Durch diese Unterteilung des Speichers können Kollisionen während der Allozierung auf einfache Weise vermieden werden. Nicht mehr benötigte Speicherbereiche werden an den Eigentümer zurückgegeben. Eine solche Verwaltung des Speichers ist nur bei einem 64-Bit Adreßraum möglich. In einer 32-Bit Umgebung können Objekte nur für ausgewählte Anwendungen als Vielfaches einer Speicherseite betrachtet werden. Mungi und Plurix können lediglich im Hinblick auf die Verwendung eines einheitlichen Adreßraumes für alle Daten, den Einsatz der orthogonalen Persistenz sowie auf die verwendete Speichersemantik verglichen werden. Andere relevante Aspekte für Plurix wie etwa Objektrelozierung, automatische Freispeichersammlung und eine feingranularere Speichervergabe werden in Mungi aufgrund der fehlenden Objektstruktur sowie des größeren Adressraumes nicht berücksichtigt. Weiterhin beinhaltet Mungi kein Transaktionskonzept und besitzt somit nicht die Notwendigkeit, zwischen rücksetzbarem und nicht rücksetzbarem Speicher für Geräterzugriffe zu unterscheiden. Aspekte des Schutzes von systemrelevanten Objekten bestehen aufgrund der verwendeten Speichersemantik nicht.



2.6.2 Systeme mit Single System Image Konzept 2.6.2.1 Locus Eines der ersten Systeme, welches eine einheitliche Sicht auf alle Ressourcen eines Clusters anstrebte, ist das 1982 an der Universität von Kalifornien entwickelte LocusSystem [Moor82]. Das zentrale Merkmal des auf einem Unix-Kern basierenden Systems ist ein einheitliches verteiltes Dateisystem, mit dessen Hilfe ein ortsunabhängiger Zugriff der einzelnen Prozesse auf Dateien sowie eine gleichartige Benennung aller Objekte durch den globalen Namensdienst ermöglicht wird. Um Netzwerktranzparenz zu erzielen, verfügt Locus über Mechanismen für die Migration von Prozessen sowie deren Erzeugung auf entfernten Knoten, wobei letzteres als Spezialfall der Prozessmigration betrachtet wird. Der gesamte Adressraum des Prozesses samt aller offenen Dateiverbindungen wird hierbei auf den Zielknoten transferiert. Um Inkonsistenzen beim Zugriff auf replizierte Daten zu vermeiden, verwendet Locus einen Tokenmechanismus für Daten im Hauptspeicher sowie eine zentrale Synchronisierungseinheit für Zugriffe auf Dateien.
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Durch die Architektur von Locus bleiben die existierenden Rechnergrenzen für alle Funktionen der Benutzerebene vollständig verborgen. Programme und Anwendungen können in Locus dynamisch zwischen den Knoten des Clusters verschoben werden, ohne daß sich dies auf die Namen der Objekte auswirkt. Die Gemeinsamkeiten von Plurix und Locus beschränken sich auf eine clusterweit eindeutige Benennung der Objekte sowie auf die Synchronisierung von nebenläufigen Zugriffen, wobei das in Locus eingesetzte Verfahren auf Sperren basiert. Die Speicherverwaltung sowie der Bootvorgang der beiden Systeme ist aufgrund der unterschiedlichen Architekturen nicht vergleichbar.



2.6.2.2 Mosix Ein weiteres System, welches die Anforderungen des SSI-Konzeptes erfüllt, ist Mosix [BGWe93]. Hierbei handelt es sich um eine Erweiterung für BSD/OS, welche die ursprünglichen Schnittstellen zum Betriebssystem beibehält und somit für Benutzer und Anwendungen transparent ist. Das Ziel von Mosix ist eine Maximierung der Performance durch eine optimale Ausnutzung aller Ressourcen im Rechnerverbund. Dieses Ziel wird durch eine einheitliche Sicht auf alle Ressourcen deutlich erleichtert. Mosix verfügt über adaptive Ressource Sharing Algorithmen sowie über eine preemptive Prozessmigration. Überschreitet die Prozessorlast einen festgelegten Schwellwert, so werden automatisch Prozesse ausgewählt und auf andere Knoten migriert. Hierfür besitzt jeder Knoten ausreichende Informationen über die Auslastung einer bestimmten Untermenge der verfügbaren Knoten im Netzwerk. Bei einer Prozessmigration wird der Prozess aus dem Betriebssystem extrahiert und auf dem Zielknoten installiert. Die Seitentabellen des Prozesses sowie alle modifizierten Seiten werden hierbei übertragen. Nicht modifizierte Seiten bleiben zunächst auf dem ursprünglichen Knoten und werden erst im Bedarfsfall übermittelt. Die Kommunikation zwischen Benutzer und Cluster erfolgt stets über den Home-Node des Anwenders. Ein migrierter Prozess verwendet, sofern möglich, die Ressourcen des neuen Knotens. Die Kommunikation mit dem Benutzer sowie Zugriffe auf Dateien werden jedoch an den ursprünglichen Knoten weitergeleitet. Hierfür verwendet Mosix ein effizientes Kommunikationsprotokoll, um den Overhead für die Systemkommunikation zu reduzieren. Mosix verfügt über keinen gemeinsamen Speicher für die Applikationen. Für Plurix relevante Aspekte der Speicherverwaltung, wie Konsistenzhaltung des VVS und die hiermit verbundene Rücksetzbarkeit von Speicherzugriffen werden in Mosix nicht betrachtet. Weiterhin bestehen erhebliche Unterschiede im Prozessmanagement von Mosix und Plurix. Ein Vergleich der beiden Systeme ist aufgrund ihrer erheblichen Unterschiede in der Systemarchitektur nicht angebracht.
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2.6.3 Systeme mit SSI und verteiltem Speicher 2.6.3.1 Kerrighed Kerrighed [MVLM03] ist ein auf Linux basierendes verteiltes System, welches für Anwendungen und Benutzer ein lokales Multiprozessorsystem in einem Netzwerk simuliert. Dies erfolgt durch Realisierung des SSI-Konzeptes und unter Verwendung eines VVS. Hierfür werden Teile des Linux-Kernels durch Kerrighed-Funktionen ersetzt. Dies betrifft insbesondere den Zugriff auf das Dateisystem sowie Teile des Prozessmanagements und der Speicherverwaltung. Bei letzterer ist vor allem die Seitenfehlermechanik betroffen, wobei die Allozierung von Speicherbereichen weiterhin durch das darunterliegende Betriebssystem erfolgt. Die Kommunikation zwischen den Knoten erfolgt mittels sogenannter Container. Diese Strukturen werden zwischen die Benutzerschnittstelle und die Low-Level Funktionen des Betriebssystems eingefügt und ermöglichen eine transparente Weiterleitung von Anforderungen an den betreffenden Knoten. Gleichzeitig werden die Schnittstellen zum System durch diesen Ansatz beibehalten. Dies ermöglicht die Ausführung beliebiger Linux-Programme in einem Kerrighed-Cluster. Durch die Emulation eines lokalen Multiprozessorsystems unter Beibehaltung der bekannten Schnittstellen können insbesondere alle für Multiprozessorsysteme entwickelten Anwendungen unter Kerrighed ausgeführt werden. Die in solchen Systemen vorhandene Synchronisationsmechanismen wie Sperren, Barrieren und Semaphore werden von Kerrighed auf den verteilten Fall abgebildet. Die Synchronisierung der nebenläufigen Threads bleibt jedoch weiterhin Aufgabe des Programmierers. Die Implementierung des VVS erfolgt ebenfalls mit Hilfe der Container. Kerrighed garantiert eine strikte Konsistenz auf den gemeinsam genutzten Speicherseiten durch Verwendung eines erweiterten MESI-Protokolls [Mess95]. Eine automatische Synchronisierung der Zugriffe wird ebensowenig wie eine automatische Freispeichersammlung angeboten.



2.6.3.2 Treadmarks Das verteilte System Treadmarks [KDCZ94] setzt auf existierenden Unix-Systemen auf und wird vollständig als User-Level-Prozess implementiert. Es realisiert einen seitenbasierten verteilten Speicher mit Release-Konsistenz sowie Invalidierungen von veränderten Seiten während der Bestätigung eines angeforderten Locks. Dieses Verfahren erlaubt eine hohe Parallelität der Anwendungen sowie einen konkurrierenden Zugriff auf Daten über einen längeren Zeitraum hinweg. Um dem bei einem seitenbasiertem VVS entstehenden Problem des False-Sharing zu begegnen, verwendet Treadmarks ein MultiWriter- Protokoll. Hierzu wird bei schreibenden Zugriffen auf eine Seite zunächst eine Kopie - ein sogenannter Twin - erstellt. Beim Erreichen der Barriere und dem hieraus resultierenden Anfordern eines Locks auf die Seite vergleicht das System die veränderte
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Seite mit ihrem Twin und ermittelt die Differenz. Diese wird zum Abgleich der Seiten auf den einzelnen Knoten verwendet. Aufgrund der Implementierung als User-Level Prozess sind keine Anpassungen am Kern des Betriebssystems notwendig. Der Nachteil dieses Ansatzes besteht in der mangelnden Erfüllung der Transparenzanforderungen an verteilte Systeme. Durch die Implementierung als User-Level-Prozess ist kein Zugriff auf die Prozessstruktur des Betriebssystems möglich. Eine Sicherung des Prozesszustandes kann nicht durchgeführt werden. Dies ist jedoch die Voraussetzung für eine Prozessmigration. Folglich können Prozesse nicht migriert werden und die Forderung nach Migrationstransparenz ist nicht erfüllt. Weiterhin muß der Programmierer die Synchronisierung der Seitendaten explizit mittels Barrieren durchführen. Eine Nebenläufigkeitstransparenz ist somit ebenfalls nicht gegeben. Zusätzlich muß der Programmierer bei der Implementierung eines Programmes darauf achten, daß zwei Prozesse nicht nebenläufig auf die selbe Speicherstelle zugreifen, da dieser Konflikt durch das Multiple-Writer-Protokoll nicht aufgelöst werden kann und zu Nichtdeterminismen führt. Treadmarks berücksichtigt keine automatische Synchronisierung, insbesondere wird keine Rücksetzbarkeit der Anwendungen ermöglicht. Das Entwurfsprinzip von Treadmarks kann somit nicht unmittelbar mit dem für Plurix notwendigen Systemdesign verglichen werden.



2.7 Zusammenfassung Die Verwendung des VVS für Daten, Programme und Kern ermöglicht eine einfache Verteilung des gesamten Systems. Zudem wird durch eine derartige Architektur die Erfüllung der Transparenzanforderungen, insbesondere die Orts- und Migrationstransparenz, sowie die Erweiterbarkeit des Systems erleichtert. Die Speicherung von Kern und Anwendungen in einem transaktionalen Verhaltensraum erfordert jedoch eine besondere Betrachtung der Kommunikation mit der Hardware. Diese wurde nicht für den Betrieb in einem transaktionalen Betriebssystem entwickelt. Die Kommunikation mit der Hardware führt immer zu einer Überschreitung der Grenze zwischen transaktionalem und nichttransaktionalem Verhaltensraum. Hierbei muß die Isolierungsbedingung der Transaktionen gewahrt bleiben. Dies erfordert eine Verzögerung der Kommunikation mit der Hardware bis zum erfolgreichen Abschluß der Transaktion - entweder durch die Anwendung selbst oder durch den Gerätetreiber. Um ein einheitliches Konzept für die Kommunikation mit der Hardware zu ermöglichen und die Anforderungen durch die unterschiedlichen Verhaltensräume zu verbergen, ist die Verzögerung der Kommunikation im Gerätetreiber angebracht. Hierfür ist der Einsatz von zweiteiligen Gerätetreibern, deren Teile über rücksetzbare Puffer kommunizieren, sinnvoll. Bei der Verwendung eines zweiteiligen Treibers ergibt sich die Frage, ob der nicht transaktionale Treiberteil im lokalen Speicher oder ebenfalls im VVS abgelegt werden soll.
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Hierfür ist die Kommunikation zwischen Hardware und Treiber mittels Unterbrechungen von entscheidender Bedeutung. Während einer Unterbrechung ist ein Zugriff auf Daten und Codesegmente des Treibers erforderlich. Befinden sich diese im VVS, so besteht die Möglichkeit, daß benötigte Teile lokal nicht präsent sind und auf einem anderen Knoten aufgrund einer erneuten Übersetzung verändert wurden. Ein Anfordern der Seiten mittels VVS-Mechanismen um die Kommunikation fortzusetzen ist nicht möglich, da aufgrund der unterschiedlichen Versionen ein Fehlverhalten des Treibers oder der Hardware entstehen kann. Es wäre somit ein Verfahren für die Anforderung veralteter Seiten erforderlich. Hierfür wird ein Generationenmanagement für Seiten mit den hieraus resultierenden Leistungseinbußen benötigt. Die Alternative hierzu besteht in der garantierten Präsenz von Treiberobjekten auf den einzelnen Knoten. Dieses Verfahren ist einem Generationenmanagement vorzuziehen, da insbesondere bei Unterbrechungen durch Geräte, welche für den Betrieb des Systems unerlässlich sind, fehlende Objekte nicht angefordert werden können. Ein naheliegender Ansatz ist daher die Speicherung des nicht-transaktionalen Treiberteils im lokalen Speicher. Hierdurch entstehen jedoch verhaltensraumübergreifende Referenzen, welche ihrerseits die Leistungsfähigkeit des Systems beeinträchtigen, da sie einen negativen Einfluß auf die Freispeichersammlung, die Objektrelozierung und die Veränderung von Kern- und Treiberklassen zur Laufzeit und somit auf die Erweiterbarkeit des Systems ausüben. Das Probleme von verhaltensraumübergreifenden Referenzen ist nicht trivial lösbar, wenn die Relozier- und Ersetzbarkeit aller Objekte beibehalten werden soll. Wird die Relozierung eines Objektes verhindert, solange dieses vom Treiber aus genutzt wird, so kann der Treiber mit nur geringfügiger Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit des Clusters im lokalen Speicher abgelegt werden. Die Vorteile des lokalen Adressraumes für Treiberobjekte und Klassen sind jedoch nur dann gegeben, wenn diese keinen Zugriff auf Objekte im VVS benötigen. Folglich müssen sich alle durch den Treiber zugegriffenen Objekte im lokalen Speicher befinden. Es muß daher zunächst entschieden werden, auf welche Objekte ein Treiber zugreifen darf. Ein genereller Zugriff auf alle Objekte ist nicht möglich, da dies zu einer Replikation des gesamten VVS im lokalen Speicher eines jeden Knotens führen würde. Die Präsenz von ausgewählten Objekten läßt sich auch mittels spezieller Bereiche innerhalb des VVS gewährleisten. Die hierfür benötigten Mechanismen sind einfach realisierbar und einer Einschränkung der Performance aufgrund von verhaltensraumübergreifenden Referenzen vorzuziehen. Es muß jedoch beachtet werden, daß während einer Unterbrechung ein schreibender Zugriffe auf den VVS nicht möglich ist. Folglich dürfen Instanzvariablen des nicht-transaktionalen Treiberteils im VVS während einer Unterbrechung nicht verändert werden. Benötigt der Treiber Variablen zur Repräsentation des Gerätezustandes, so müssen diese im lokalen Speicher angesiedelt werden. Durch die Speicherung der Klassen im VVS ändert sich auch die Semantik von Klassenvariablen. Diese können nun dazu verwendet werden, clusterweite Informationen zu speichern, stehen jedoch nicht länger für knotenlokale Informationen zur Verfügung. Um
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weiterhin in gewohnter Weise auf knotenlokale Informationen zugreifen zu können, bietet der Plurixcompiler drei neue Schlüsselwörter STATION, DEVICES und SYSTEM an, welche einen Zugriff auf ein dem jeweiligen Knoten zugeordnetes Objekt ermöglichen. Der Stack befindet sich in Plurix im lokalen Speicher, ohne daß sich hieraus Einschränkungen für die Anwendungen oder das Transaktionskonzept ergeben. Aufgrund des verwendeten kooperativen Multitaskings ist der Zustand des Stacks vor Beginn und nach dem Ende einer Transaktion derselbe. Im Falle einer Kollision kann der Stack problemlos auf den Zustand, welcher vor Beginn der Transaktion vorlag, zurückgesetzt werden.



Kapitel 3



3 Speicherverwaltung für einen transaktionalen verteilten Heap Der Begriff der Speicherverwaltung wird häufig auf einen Algorithmus für die dynamische Verwaltung des Heaps reduziert. In modernen Systemen, welche den PC im Protected Mode mit aktiviertem Paging betreiben, umfaßt die Speicherverwaltung jedoch auch die Zuteilung des Adreßraumes auf die Prozesse und das Ein- und Auslagern von logischen Seiten. Der alte Real-Mode findet aufgrund mangelnder Funktionalität und des kleinen Adreßraumes in modernen Systemen nahezu keine Anwendung mehr und wird im weiteren nicht betrachtet. Bei Verwendung des Protected-Mode mit aktiviertem Paging kann die Speichervergabe in zwei Teilaufgaben untergliedert werden. Zum einen muß die Heapverwaltung logische Adressen für neue Speicherobjekte zur Verfügung stellen, welche in einem zweiten Schritt auf vorhandene physikalische Kacheln abgebildet werden müssen. Die Verwaltung des Heaps kann sowohl von der Programmiersprache bzw. deren Laufzeitumgebung als auch vom Betriebssystem übernommen werden. Ein Beispiel für eine Heapverwaltung durch die Laufzeitumgebung findet sich in UnixSystemen, bei denen jedem Prozess ein eigener Adreßraum zur Verfügung gestellt wird. Das Betriebssystem verwaltet hierbei lediglich die physikalischen Kacheln und führt eine Adressraumumschaltung bei jedem Prozesswechsel durch. Alternativ hierzu verwalten dialogorientierte Betriebssysteme wie Microsoft Windows den Heap durch das Betriebssystem. Die Zuordnung von physikalischen Kacheln zu virtuellen Adressen sowie die Auslagerung von momentan nicht benötigten Seiten ist in jedem Fall Aufgabe des Betriebssystems und wird im folgenden als Kachelverwaltung bezeichnet. Plurix erweitert den verteilten gemeinsamen Speicher zu einem verteilten Heap, in welchem sich ausschließlich Objekte befinden. Die Verwaltung dieses gemeinsamen Heaps ist von zentraler Bedeutung. Erlaubt ein System die Verwendung beliebiger Programmiersprachen, so muß die Verwaltung des Heaps durch das Betriebssystem erfolgen. Im Falle einer einheitlichen Programmiersprache ist auch eine Verwaltung durch die Laufzeitumgebung möglich. Für den Entwurf der Heapverwaltung ist es unerheblich, ob die Vergabe von Adressen durch das Betriebssystem oder die Laufzeitumgebung erfolgt. Die Verwaltung des lokalen Speichers kann mit den in der Literatur [TaWo97] beschriebenen Verfahren erfolgen und wird hier nicht weiter betrachtet.



3.1 Verfahren für eine verteilte Heapverwaltung Die Vergabe von Heapadressen in einem VVS unterscheidet sich zunächst nicht von der Vergabe in einem lokalen Speicher. Es können daher grundsätzlich alle Algorithmen ein-
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Speicherverwaltung für einen transaktionalen verteilten Heap gesetzt werden, die auch im lokalen Fall Verwendung finden. Bei der Vergabe von logischen Adressen durch die Heapverwaltung muß jedoch garantiert werden, daß einzelne Adressbereiche nicht mehrfach für die Allozierung von Objekten verwendet werden. Speicheranforderungen mehrerer Threads werden bei den Standardalgorithmen (FirstFit, BestFit, WorstFit, Buddy-Algorithmus) immer dann in den selben Bereich abgebildet, wenn es sich um Objekte annähernd gleicher Größe handelt. Dies würde zu einem konkurrierenden Zugriff auf den VVS während der Objektallozierung und somit zu Kollisionen zwischen den allozierenden Threads führen (Abb. 3.1). Aufgrund der geforderten Konsistenzhaltung des VVS würde hierbei eine Serialisierung der allozierenden Threads entstehen. Um dies zu vermeiden, ist es erforderlich, daß die Speicheranforderungen der einzelnen Threads nicht auf denselben Bereich abgebildet werden. Dies muß für alle Allozierungen und unabhängig von der Größe des neuen Objektes erfolgen. Eine Allozierung in separaten Speicherbereichen kann durch statische oder dynamische Aufteilung des Heaps auf die einzelnen Threads erreicht werden [Trau96]. VVS



Kollisionsbereich Objekt B Objekt A Thread B



Thread A



Abbildung 3.1Kollision bei der Speicheranforderung



3.1.1 Statische Aufteilung des Heaps Bei der statischen Aufteilung des Heaps wird der verfügbare Adressraum beim Systemstart in Blöcke gleicher Größe unterteilt. Jeder dieser Blöcke kann einem Thread für die Allozierung von Objekten zur Verfügung gestellt werden (Abb. 3.2). Nur der jeweilige Eigentümer eines Speicherbereiches kann darin neue Objekte allozieren. Dies verringert die Gefahr von Kollisionen während der Allozierung. Ein gänzliches Ausschließen von Kollisionen ist nur möglich, wenn die Vergabe der einzelnen Allozierungsbereiche an die Threads mit Hilfe einer zentrale Instanz und Abstimmungsverfahren und nicht mittels konkurrierendem Zugriff auf den VVS erfolgt. Allozierungsbereiche werden jedoch nur bei der Initialisierung eines Threads angefordert. Ein konkurrierender Zugriff und potentielle Kollisionen können hierbei toleriert werden. Eine statische Aufteilung des Heaps ist einfach zu realisieren, besitzt jedoch den Nachteil, daß die maximale Anzahl an Threads bereits beim Systemstart festgelegt werden
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muß. Im Anschluß an die Aufteilung des Heaps kann die maximale Anzahl an Threads nicht überschritten werden, ohne daß eine Umstrukturierung der Speicherbereiche vorgenommen wird. VVS Allozierungsbereich n



. . .



Thread n



.



. .



Allozierungsbereich 2 Allozierungsbereich 1



Thread 2 Thread 1



Abbildung 3.2 Statische Speicherzuteilung



Weitere Einschränkungen entstehen für die maximale Anzahl an Objekten, sowie deren maximale Größe, die ein Thread allozieren kann. Die Gesamtgröße der allozierten Objekte kann die Größe des zugeordneten Allozierungsbereiches zunächst nicht überschreiten. Dies gilt auch für den Fall, daß noch genügend Speicherbereiche im VVS verfügbar wären. Eine Erweiterung dieses Verfahrens beinhaltet eine erneute Zuteilung eines freien Allozierungsbereiches, wenn der Speicherbereich für den Thread zu Ende geht. Dies verhindert, daß Threads nach einer gewissen Laufzeit keine Objekte mehr allozieren können, die maximale Größe der Objekte bleibt jedoch zunächst auf die Größe der Allozierungsblöcke beschränkt. Größere Objekte können durch einen Thread nur dann alloziert werden, wenn das System über die Möglichkeit verfügt, freie Speicherblöcke zusammenzufassen. Bei noch nicht zugeteilten Speicherblöcken ist eine Kombination problemlos möglich. Anders verhält es sich bei bereits zugeordneten Speicherbereichen. In diesen werden durch die Threads Objekte alloziert und die zusammenhängenden Speicherbereiche werden aufgebrochen. Ein Zusammenführen bereits verwendeter Blöcke ist nur möglich, wenn die beiden Threads ihre Objekte aus unterschiedlichen Richtungen alloziert haben und somit ihre Allozierungsbereiche aus unterschiedlichen Richtungen aufbrauchen (Abb. 3.3). Diese Bedingung kann jedoch für maximal zwei benachbarte Allozierungsblöcke zutreffen, so daß die Objektgröße in diesem Fall auf die doppelte Größe der Allozierungsblöcke begrenzt bleibt. Ein weiteres Zusammenfassen von Allozierungsblöcken erfordert eine vorherige Relozierung der Speicherobjekte. Die maximale Größe eines Objektes ist somit nicht nur von der Größe des verfügbaren Speichers, sondern auch von der Anzahl der bereits belegten Speicherblöcke und somit von der Anzahl der aktiven Threads abhängig.
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Allozierungsrichtung Abbildung 3.3 Kombination von Allozierungsblöcken



Bei der Verwendung einer statischen Heapaufteilung ist somit die Größe der Allozierungsbereiche entscheidend. Diese hängt vom geplanten Einsatz des VVS ab, da sich hieraus die Anzahl der Threads und die maximale Objektgröße ergeben. Sind beide Parameter bekannt, so kann mittels statischer Aufteilung eine einfache und nahezu kollisionsfreie Heapverwaltung implementiert werden. Für ein verteiltes Betriebssystem, dessen Einsatzgebiet nicht eingeschränkt werden soll, ist weder die Anzahl der Threads noch die maximale Größe der Objekte im voraus bestimmbar. Eine statische Aufteilung des Heaps erfordert somit Funktionen zur Reorganisation des Speichers, insbesondere der Allozierungsbereiche. Dies setzt einerseits die Relozierbarkeit von Objekten voraus und führt andererseits zu einem erheblichen Aufwand, wenn für die Bereitstellung eines Allozierungsbereiches eine große Zahl an Objekten reloziert werden muß. Aus diesem Grund ist die statische Heapaufteilung für ein solches System ungeeignet.



3.1.2 Dynamische Aufteilung des Heaps Im Gegensatz zur statischen Aufteilung werden bei der dynamischen Partitionierung den einzelnen Threads die Adressen für die Allozierung von Objekten bei Bedarf zur Verfügung gestellt. Dies kann bei jeder Allozierung eines Objektes oder mittels Allozierungsbereiches für eine Menge von Objekten erfolgen.
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Die Zuteilung von Adressen an die einzelnen Threads kann durch eine zentrale Instanz oder eine zuverlässige Kommunikation in Verbindung mit Abstimmungsalgorithmen zwischen den einzelnen Speicherverwaltungsinstanzen auf den beteiligten Knoten durchgeführt werden. Erfolgt die Adressvergabe pro Objekt, so muß diese kollisionsfrei durchführbar sein. Eine explizite Abstimmung der einzelnen Knoten kann nur außerhalb des VVS erfolgen, da eine Abstimmung mittels VVS den Zugriff auf ein gemeinsames Objekt und somit das Risiko einer Kollision beinhaltet. Eine derartige Kommunikation erfordert die Implementierung von verlässlichen Rundsprüchen mit allen damit verbundenen Problemen [HaTo93], [JoBi89]. Weiterhin müßte stets gewartet werden, bis die Vergabe eines Speicherbereichs an einen Thread von allen Knoten im Cluster bestätigt wurde. Der Aufwand für die benötigte Kommunikation reduziert die Leistungsfähigkeit des Clusters. Die Vergabe von Speicherbereichen durch eine zentrale Instanz läßt sich mit Hilfe eines VVS-Objektes, auf welches jeder Thread zugreifen kann, einfach realisieren. Der Nachteil hierbei ist ein möglicherweise konkurrierender Zugriff, welcher mittels Synchronisationsmechanismen geregelt werden muß. Wird für jedes Objekt eine Adressanfrage durchgeführt, so entstehen fortlaufend Veränderungen der Instanz und somit Kollisionen bei der Allozierung. Um dies zu vermeiden, ist eine lokale, vom zentralen Manager unabhängige Allozierung angebracht. Hierfür kann jedem Thread ein eigener Adressbereich ähnlich der statischen Aufteilung zugeordnet werden. Die Allozierung eines neuen Objektes wird zunächst in diesem Speicherbereich versucht (Unterallozierung Abb. 3.4). Ist dieser nicht ausreichend, so wird vom zentralen Speichermanager ein größerer Bereich angefordert. VVS
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Thread 3
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Thread 2 Thread 1



nicht zugeordneter Speicherbereich



bereits belegter Speicherbereich



freier Speicher im Allozierungsbereich Abbildung 3.4 Unterallozierung



Die Unterallozierung garantiert eine Allozierung von Objekten in verschiedenen Bereichen und reduziert somit die Anzahl der Kollisionen. Für die Bestimmung der Idealgröße
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eines neuen Allozierungsbereiches werden jedoch Heuristiken benötigt [Trau96]. Ist die gewählte Größe zu klein, so müssen ständig neue Allozierungsbereiche angefordert werden und die Gefahr von Kollisionen steigt. Ist sie zu groß, so wird ein eventuell verschwenderischer Adreßbereich dem System entzogen. Die dynamische Speichervergabe schränkt weder die maximale Objektgröße noch die Anzahl der Threads im Cluster ein und ist somit der statischen Partitionierung vorzuziehen. Ersteres wird lediglich durch die architekturbedingte Grenze (4GB bei einem 32-Bit Adressraum) beschränkt.



3.2 Objektallozierung in einem transaktionalen verteilten Heap Das Ziel der Speicherverwaltung in Plurix ist eine möglichst kollisionsfreie Allozierung von Objekten, ohne hierbei die Einschränkungen einer statischen Partitionierung oder eine hohe Komplexität durch Heuristiken bei der dynamischen Aufteilung des Heaps zu erhalten. Zudem soll False-Sharing soweit wie möglich bereits bei der Allozierung der Objekte vermieden werden. False-Sharing entsteht bei einem seitenbasierten verteilten Speicher, wenn Threads von verschiedenen Knoten aus auf eigentlich nicht gemeinsam genutzte Objekte zugreifen, welche sich jedoch auf derselben logischen Seite befinden und mindestens einer der Zugriffe eine Schreiboperation ist. Ein solches Zugriffsmuster führt dazu, daß die Seite fortlaufend von einem Knoten zum anderen migriert und hierdurch die Leistungsfähigkeit des Clusters erheblichen beeinträchtigt wird (siehe auch [Tane01]). Um die Anzahl der Kollisionen sowie die Netzlast während der Allozierung von Objekten zu reduzieren, ist ein Verfahren ähnlich der Unterallozierung angebracht. Jeder Knoten alloziert Objekte in einem eigenen Bereich, welcher im Folgenden als Allokator bezeichnet wird. Die Vergabe von Speicher für Allokatoren erfolgt auf der Basis von ganzen logischen Seiten. Der Unterschied des entwickelten Verfahrens zur Unterallozierung besteht in der festgelegten Größe der Allozierungsblöcke, welche nicht dynamisch angepaßt wird. Um dennoch die Allozierung beliebig großer Objekte zu ermöglichen, beinhaltet dieses Verfahren einen clusterweiten Speichermanager und eine mehrstufige Allozierungsstrategie.



3.2.1 Allocator-Objekte Nicht zugeordnete Speicherbereiche werden durch spezielle Leerobjekte belegt. Diese sind in der Lage, sich selbst zu verkleinern und somit Speicherplatz für reguläre Objekte zur Verfügung zu stellen. Ein Allokator (Abb. 3.5) bildet eine Sonderform eines Leerobjektes. Wie dieses besitzt er die Fähigkeit, sich selbst zu verkleinern um somit Speicherplatz für ein neues Objekt bereitzustellen. Zudem besitzen Allokatoren mehrere verkettete Listen für Leerobjekte, welche während der Freispeichersammlung entstehen und auf diese Weise für eine erneute Vergabe zur Verfügung gestellt werden. Ein Objekt, welches von der Freispeichersammlung als unbenutzt erkannt wurde, wird zunächst in ein Leerobjekt umgewandelt und später einem Allokator oder dem Memory-Manager
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EmptyMemory



wieder zugeordnet. Eine ausführliche Betrachtung der Freispeichersammlung findet sich in Kapitel 5. Wird ein Allokator zur Allozierung eines neuen Objektes ausgewählt, so wird zunächst die ihm zugeordnete Freispeicherliste nach einem passenden Leerobjekt durchsucht. Wird kein geeignetes Objekt gefunden, so wird der Allokator selbst verkleinert.



Header type EmptyList small EmptyList medium EmptyList large Abbildung 3.5 Struktur des Allokator-Objektes



Durch den Einsatz von kooperativem Multitasking wird pro Knoten jeweils nur ein Thread ausgeführt. Threads innerhalb eines Knotens stehen bei der Allozierung von Objekten somit nicht in Konkurrenz. Die Gefahr von Kollisionen zwischen zwei Threads ist gleichbedeutend mit der Gefahr von Kollisionen zwischen zwei Knoten, welche einen Thread ausführen. Aus diesem Grund kann die Zuordnung eines Allokators in Plurix pro Knoten erfolgen und somit die Anzahl der benötigten Allokatoren erheblich reduziert werden.



3.2.2 Clusterweiter Speichermanager Um eine mehrfache Vergabe des Adressraum auszuschließen, besitzt das System einen clusterweiten Speichermanager, welchem zunächst der gesamte zur Verfügung stehende Speicher zugeordnet ist. Die Aufgabe des Speichermanagers besteht in der Allozierung „großer“ Objekte, insbesondere auch der Allokatoren. Der Grenzwert für die Allozierung durch einen Allokator oder den Speichermanager befindet sich im Systemkonfigurationsobjekt und kann bei Bedarf zur Laufzeit angepaßt werden. Standardmäßig findet eine Trennung bei 2MB statt. Objekte, deren Größe den Schwellwert überschreiten, werden durch den Speichermanager, die anderen durch einen Allokator alloziert. Das Risiko von Kollisionen oder einer Serialisierung bei der Allozierung durch den Speichermanager kann toleriert werden, da die überwiegende Zahl an Objekten in einem VVS „klein“ sind. Der Einsatz des Speichermanagers zur Allozierung „großer“ Objekte verringert die erforderliche Größe der Allokatoren. Der Allozierungsbereich kann mit einer festen Größe vergeben werden, unabhängig vom zu allozierenden Objekt.
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3.2.3 Verminderung der False-Sharing Problematik Die Erkennung und Auflösung von False-Sharing verlangt aufwendige Messverfahren um beurteilen zu können, ob es sich bei gemeinsamen Zugriffen auf Seiten um FalseSharing handelt. Um eine möglichst hohe Performance des Clusters zu erzielen, ist es daher angebracht, False-Sharing bereits bei der Allozierung von Objekten so weit wie möglich auszuschließen. Eine sichere Methode zur Vermeidung von False-Sharing besteht in der Allozierung eines jeden Objektes auf einer eigenen Seite. Diese Bedingung kann dahingehend abgeschwächt werden, daß ausschließlich lokal genutzte Objekte auf derselben Seite alloziert werden können. In einem System mit VVS ist es für das System jedoch nicht vorhersagbar, welche Objekte zu einem späteren Zeitpunkt von mehreren Knoten gemeinsam genutzt werden. Eine Gruppierung von nicht gesharten Objekten ist somit nur unter Mithilfe des Programmierers möglich. Die Vermeidung von False-Sharing mittels Allozierung eines jeden Objektes auf einer eigenen Seite bzw. der Ausdehnung der Objektgröße auf ein Vielfaches der logischen Seitengröße ist für „große“ Objekte anwendbar, da hier der entstehende Speicherverlust im Verhältnis zur Objektgröße relativ gering ist und somit im Vergleich zur möglichen Performancereduzierung aufgrund von False-Sharing als geringer zu Bewerten ist. Für „kleine“ Objekte im Bereich von einigen Bytes würde ein solches Verfahren zu einem hohen Speicherverlust führen und ist daher ineffizient. Auf der anderen Seiten besteht bei „kleinen“ Objekten ein sehr hohes Risiko für False-Sharing, da sich viele dieser Objekte auf der selben Speicherseite befinden können. Eine Vermeidung von False-Sharing ausschließlich für große Objekte ist nicht ausreichend. Aufgrund der Organisation des Speichers als Heap und der Verwendung eines uniformen Adreßraumes befinden sich auch die Codesegmente und Klassendeskriptoren von JavaKlassen in Form von Objekten im VVS. Für eine Betrachtung der Reduzierung von False-Sharing können Objekte in „nur lesbare“ und „beschreibbare“ Objekte getrennt werden. Objekte der ersten Gruppe werden nur durch den Compiler verändert bzw. erzeugt. False-Sharing während der Compilation kann durch geeignete Allozierung vermieden werden. Zu einem späteren Zeitpunkt finden nur noch lesende Zugriffe statt. Werden diese Objekte gruppiert und somit von Read-Write-Objekten getrennt, so sind sie vor False-Sharing geschützt, ohne daß hierbei ein Speicherverlust auftritt. Eine solche Gruppierung läßt sich mit Hilfe eines eigenen Allokators für Read-Only-Objekte auf einfache Weise realisieren. Read-Write-Objekte können nicht ohne erheblichen Speicherverlust vollständig vor False-Sharing geschützt werden. Eine Reduzierung dieser Problematik erfolgt in Plurix durch die Vergrößerung von Objekten ab einer festgelegten Größe auf das Vielfache einer logischen Seite. Dieses Verfahren wird bei der Allozierung „großer“ Objekte durch den Speichermanager oder die Allokatoren eingesetzt. Für letzteres wird die Allozierung durch einen Allokator weiter aufgeteilt. Objekte, deren Größe unter einer logischen Seite liegen, werden durch den „Small“-Allocator angelegt. Ihre Größe wird hierbei nicht verändert, um einen zu hohen Speicherverlust zu vermeiden. Objekte zwischen 4KB und
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2MB werden durch einen zweiten Allokator angelegt und auf ein Vielfaches der logischen Seitengröße erweitert. Für derartige Objekte ist der Speicherverschnitt tolerierbar. Die Verwendung eines zweiten Allokators ist der Allozierung durch den Speichermanager und dem hiermit verbundenen Kollisionsrisiko vorzuziehen (Abb. 3.6), da diese Objekte relativ häufig benötigt werden. Eine Allozierung im „Small“-Allocator würde voraussetzen, daß dieser zunächst auf Seitengröße aligniert wird. Hierfür müßten Leerobjekte erzeugt werden, welche zu einem zusätzlichen Speicherverlust führen würden.



3.3 Heapblockverkettung mit Winglets Für die Kompaktierung des Speichers, die Verschmelzung von Leerobjekten und die Überprüfung der Konsistenz von Laufzeitstrukturen muss die Speicherverwaltung von einem VVS-Objekt zu seinen Nachbarn gelangen können. Ein Zugriff ist sowohl auf das Vorgänger - als auch auf das Nachfolgerobjekt erforderlich, da unter anderem ein durch die Freispeichersammlung erzeugtes Leerobjekt mit angrenzenden Leerobjekten in beide Richtungen verschmolzen werden soll. Ein naheliegender Ansatz für diese Verkettung ist die Verwendung von Referenzen auf die Nachbarobjekte. Dies erfordert jedoch besondere Berücksichtigung bei der Freispeichersammlung, da alle Objekte aufgrund dieser Verkettung referenziert werden und somit keinen „Garbage“ im herkömmlichen Sinne darstellen. Für eine korrekte Freispeichersammlung müssen die Verkettungsreferenzen von der Entscheidung über die Erreichbarkeit eines Objektes ausgenommen werden. Die Verkettung aller Objekte im VVS mittels Referenzen wirkt sich zudem auf die Performance des Clusters und den Schutz von Systemobjekten aus. Wird ein neues Objekt durch ein bestehendes Leerobjekt alloziert, so verändert sich mit hoher Wahrscheinlichkeit die Position des Headers, da sich die Anzahl der Referenzen eines regulären Objektes in der Regel von denen eines Leerobjektes unterscheidet. Alle Referenzen - und somit auch die Verkettungsreferenzen - verweisen auf den Anker eines Objektes, welcher sich zwischen den Skalaren und Referenzen des Headers befindet. Während der Allozierung müssen somit potentiell die Verkettungsreferenzen der benachbarten Objekte angepaßt werden. Befindet sich das Nachbarobjekt auf einer anderen logischen Seite, so erhöht dies die Gefahr von Kollisionen und führt zu einer Reduzierung der Clusterperformance. Die Anpassung der Verkettungsreferenz kann zudem auch die Veränderung eines fremden Systemobjektes erfordern. Dies ist wie bereits erläutert nicht möglich und würde somit Methoden zur Trennung der Verkettungsreihe zwischen System- und regulären Objekten, wie etwa Pufferobjekte erfordern. Aufgrund des hierfür entstehenden Aufwands und der Leistungseinbußen des Clusters ist dieser Ansatz nicht empfehlenswert. Eine Verkettung von Objekten durch die Ankeradresse der Nachbarobjekte und somit ohne „echte“ Referenzen vermeidet die Problematik der Freispeichersammlung, nicht jedoch die Invalidierungen. Wird lediglich der Anfang bzw. das Ende des Nachbarobjektes vermerkt, so treten bei der Allozierung keine Invalidierungen fremder Objekte auf, da diese Werte den Grenzen des eigenen Objektes entsprechen und somit bei einer Allo-
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Erweiterung der Objektgröße auf vielfaches der Seitengröße



nein Erweiterung der Objektgröße auf vielfaches der Seitengröße



Allozierung durch Allocator “small”



Allozierung durch Allocator “large”



Allozierung durch Speichermanager



Rückgabe des neuen Objektes



Abbildung 3.6 Mehrstufige Allozierung



zierung nicht verändert werden (Abb. 3.7). Dieser Ansatz benötigt jedoch ein Verfahren um vom Rand eines Objektes effizient zu dessen Anker zu gelangen. Ein Durchsuchen des Objektes ist nur von der Seite mit den Referenzen möglich, da diese alle auf eine 4Byte-Grenze verweisen und somit die niederwertigsten beiden Bits gelöscht sind. Der Anker kann durch ein gesetztes niederwertigstes Bit im Flag-Feld (Abb. 3.8) des Objektes eindeutig von den Referenzen unterschieden werden. Aus Richtung der Skalaren ist
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Leer-Objekt



Datenobjekt B



dieses Vorgehen nicht anwendbar, da diese beliebige Werte enthalten können und eine Unterscheidung von Skalaren und Header somit nicht eindeutig möglich ist.



Objektgrenze Abbildung 3.7 Grenze von Objekten



Um dennoch den Header eines Objektes von der Skalar-Seite aus auffinden zu können, werden zusätzliche Verwaltungsinformationen benötigt, welche im Folgenden als Winglets (Abb. 3.8) bezeichnet werden. Diese schließen sich an die beiden Enden des Objektes an, wobei das Winglet an der höherwertigen Speicheradresse als Topwinglet, das an der niederwertigeren als Bottomwinglet bezeichnet wird. Die beiden Winglets enthalten jeweils den Abstand vom Winglet zum Header des Objektes. Durch diesen Ansatz ist es möglich, vom oberen bzw. unteren Ende des Objektes zu dessen Header zu gelangen. Auf Seiten der Referenzen wäre ein Winglet nicht zwingend erforderlich, es vermeidet jedoch ein aufwendiges Durchsuchen des Objektes und reduziert somit die Ausführungszeit für das Auffinden des Objektheaders. Die Einführung dieser zusätzlichen Felder führt im Vergleich zu einer Verkettung mittels Referenzen zu keinem zusätzlichen Speicherbedarf.
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Header
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Referenzen Abstand zum Header (=relocLen) Abbildung 3.8 Winglets



Mittels dieser Winglets ist die Speicherverwaltung in der Lage, von einem Objekt zu seinen Nachbarn zu gelangen, ohne daß hierfür die Ankeradressen im Objekt selbst gespeichert werden müssen. Soll auf das am oberen Rand angrenzende Objekt zugegriffen werden, so wird die an das Top-Winglet anschließende Speicherstelle gelesen. Der Inhalt dieses Bottom-Winglet muß lediglich zur seiner Adresse addiert werden um den Anker des nachfolgenden Objektes zu erhalten. Analog hierzu kann auf das vorhergehende Objekt zugegriffen werden.



3.4 Aspekte der transaktionalen Konsistenz 3.4.1 Ermitteln von Read-und Writesets Der während der Commitphase erforderliche Write-Set kann, wie bereits erläutert anhand der gesetzten „Dirty“-Bits in den Seitentabelleneinträgen ermittelt werden. Hierfür müssen jedoch alle Einträge der Seitentabellen durchsucht werden. Dies führt zu einem erheblichen Aufwand während der Commitphase. Eine Alternative hierzu bietet die Ermittlung anhand der erzeugten Schattenkopien. Die Kopien der Seiten werden nach einem erfolgreichen Commit nicht länger benötigt und können verworfen werden. Hierbei ist eine Ermittlung des Write-Sets mit sehr geringem Mehraufwand möglich. Ein aufwendiges Durchsuchen der Seitentabelleneinträge kann somit vermieden werden. Aufgrund des deutlich geringeren Aufwands während der Commitphase ist dieses Verfahren einer Prüfung der „Dirty“-Bits vorzuziehen. Empfängt ein Knoten den Write-Set einer entfernten Transaktion, so muss für eine Vorwärtsvalidierung ein Konflikttest mit der eigenen Transaktion durchgeführt und lokale Kopien der im Write-Set enthaltenen Seiten müssen verworfen oder aktualisiert werden. Für die Durchführung des Konflikttests ist der Read- und Write-Set der aktuellen Transaktion erforderlich. Diese können auf einfache Weise ermittelt werden, indem
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das „Access“-Bit in der Seitentabellen für jede, im empfangenen Write-Set enthaltenen Seite geprüft wird. Ist dieses gesetzt, so hat die aktuelle Transaktion ebenfalls auf die Seite zugegriffen und es liegt ein Konflikt vor. Der Konflikttest erzeugt keinen großen Mehraufwand, da sowohl das Verwerfen als auch das Ersetzen von Seiten ohnehin einen Zugriff auf den jeweiligen Eintrag in der Seitentabelle erfordert. Die Verwaltung der Read-Sets sowie die Erstellung der Schattenkopien kann elegant mit Seitentabellen und MMU realisiert werden. Eine Behandlung aller Zugriffe auf Objekte durch eine Betriebssystemroutine ist nicht erforderlich. Dieses Verfahren erfordert jedoch, daß zu Beginn einer Transaktion die Bits in den Seitentabellen zurückgesetzt und die Caches anschließend invalidiert werden. Die Invalidierung ist zwingend erforderlich, da Untersuchungen ergeben haben, daß das „Accessed“-Bit in der Seitentabelle durch die MMU bei der IA32-Architektur nur dann gesetzt wird, wenn sich die Seite nicht im Cache befindet. Dies ist eine Optimierung durch die Hardware, da eine im Cache enthaltene Seite zu einem früheren Zeitpunkt bereits zugegriffen wurde und somit das „Accessed“-Bit bereits gesetzt sein muß. Ein Zurücksetzen des Bits ohne Invalidierung der Caches bleibt in diesem Fall ohne Wirkung. Die Cacheinvalidierung ist unabhängig davon, ob die Seitentabellen selbst als „cacheable“ markiert sind. Die Performanceeinbußen aufgrund der Cacheinvalidierung sind im Vergleich zu indirekten Zugriffen auf Objekte sehr gering, zumal unterschiedliche Transaktionen zumeist einen unterschiedlichen Working-Set besitzen und somit die Caches ohnehin zurückgeschrieben und neu geladen werden müssen. Im Vergleich zu traditionellen Betriebssystemen mit einem eigenen Adressraum pro Prozess ergeben sich hierdurch keine Performanceverluste. Diese Systeme beruhen auf dem Umschalten der Seitentabellen bei einem Prozesswechsel, was ebenfalls eine Invalidierung der Caches nach sich zieht.



3.4.2 Konsistenz der Seitentabellen Durch die Teilung des Adressraumes in VVS und lokalen Speicher ergeben sich für die Seitentabellen zwei mögliche Speicherorte. Für die Entscheidung, in welchem Verhaltensraum die Seitentabellen gespeichert werden sollten, müssen zwei Eigenschaften berücksichtigt werden. Zum einen müssen die Seitentabellen des Kerns jederzeit auf dem Knoten präsent sein und zum anderen sind die Seitentabellen auf jedem Knoten im Cluster potentiell unterschiedlich, da sie die individuelle Abbildung zwischen logischen und physikalischen Adressen enthalten. Ein Zugriff auf Seitentabellen eines fremden Knotens ist unnötig und nicht erwünscht. Eine Speicherung im VVS würde insbesondere bei einer 64-Bit Architektur zu einer Verschwendung von Adressen führen. Aufgrund der garantierten Präsenz und der Einsparung von VVS-Adressen ist eine Speicherung im lokalen Adreßraum naheliegend. Hierbei muß jedoch auf die Konsistenz der Tabellen geachtet werden. Die Abbildung einer logischen auf eine physikalische Adresse kann durch zwei Ereignisse ausgelöst werden. Hierbei handelt es sich einerseits um den Empfang einer angeforderten Seite und andererseits um die Allozierung eines neuen Objektes in dem zugeordneten Allozierungsbereich, insofern hierbei auf eine noch nicht
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zugewiesene Seite zugegriffen wird. Ersteres erfolgt während einer Unterbrechung durch die Netzwerkkarte. Wird die anfordernde Transaktion abgebrochen und hat sich eine Kollision auf einer erst kürzlich eingelagerten Seite ergeben, so wird diese durch den Empfang des Write-Sets verworfen und die Seitentabellen sowie die physikalische Kachelverwaltung besitzen den selben Zustand wie vor Beginn der Transaktion. Findet auf einer solchen Seite keine Kollision statt, so verfügt der Knoten lediglich über eine verfrüht eingelagerte Seite, welche jedoch die Konsistenz der Daten innerhalb des VVS nicht beeinflußt. Ein derartiges Überdauern von bereits angeforderten Seiten ist sogar wünschenswert, da dies den Kommunikationsaufwand bei einer zukünftigen Ausführung der abgebrochenen Transaktion potentiell verringert und somit ihre Erfolgswahrscheinlichkeit aufgrund der reduzierten Ausführungszeit erhöht wird. Wird eine allozierende Transaktion aufgrund eines Zugriffskonfliktes abgebrochen, so muß auch die Allozierung des Objektes rückgängig gemacht werden. Um die Konsistenz der Tabellen zu gewährleisten müssen hierbei eigentlich auch die Einträge in der Seitentabelle und die physikalische Kachelverwaltung auf den vorherigen Zustand zurückgesetzt werden. Dies ist in Plurix jedoch nicht erforderlich. Im Falle einer Kollision wird eine Seite entweder verworfen oder ihr ursprüngliche Zustand wird wieder hergestellt. Wird die Speicherseite aufgrund einer Kollision verworfen, so wird der Seitentabelleneintrag auf „nicht vorhanden“ gesetzt und die zugeordnete physikalische Kachel wird der Kachelverwaltung zur Verfügung gestellt. In diesem Fall ist es unerheblich, ob die Kachel vor Beginn der Transaktion bereits zugeordnet war. Der Zustand der Seitentabelle ist im Anschluß gültig. Tritt auf einer Speicherseite keine Kollision auf, so wird im Falle eines Transaktionsabbruchs der alte Zustand anhand der Schattenkopie hergestellt. War die Seite bereits vor Beginn der Transaktion zugewiesen, so ergibt sich wiederum ein gültiger Zustand für die Seitentabellen. Ein vorübergehender ungültiger Zustand kann sich nur ergeben, wenn eine physikalische Kachel während einer Transaktion zugewiesen und verändert wurde. Durch den schreibenden Zugriff erzeugt das System eine Schattenkopie, welche im Falle eines Transaktionsabbruchs zurückgeschrieben wird. In diesem Fall enthält die Seitentabelle einen Eintrag, der vor Beginn der abgebrochenen Transaktion noch nicht existiert hat. Hierbei handelt es sich um eine leere Seite. Dieser zunächst fehlerhafte Eintrag hat keine Auswirkung auf das System. Wird während einer späteren Transaktion auf diesem Knoten versucht ein Objekt zu allozieren, so wird die bereits zugeordnete Kachel verwendet. Im Falle eines Zugriffs durch einen entfernten Knoten auf diese Adresse kann es sich nur um eine Allozierung handeln. Der entsprechende Seitentabelleneintrag und die zugeordnete physikalische Kachel werden beim Empfang des anschließenden WriteSets verworfen. Die alternative Speicherung der Seitentabellen im VVS würde aufgrund der Rücksetzbarkeit deren Konsistenz theoretisch gewährleisten. Eine Kopierstrategie, wie sie für VVS Seiten verwendet wird, ist für die Seitentabellen jedoch nicht möglich. Würden die Seitentabellen ebenfalls schreibgeschützt, so würde jeder Lesezugriff auf eine VVS Seite
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zu einem Seitenfehler führen. Der Grund hierfür liegt im Verhalten der MMU. Diese setzt bei einem Lesezugriff das „Accessed“-Bit in der Seitentabelle, was aufgrund des Schreibschutzes der Seite jedoch verhindert wird. Dies führt unmittelbar zu einem nicht behebbaren Tripplefault, da der Aufruf des benötigten PageFaultHandlers wiederum einen Lesezugriff auf eine Speicherseite bedeutet und somit zu einem erneuten Seitenfehler führt. Um eine Rücksetzbarkeit der Seitentabellen zu ermöglichen, müßten diese zu Beginn jeder Transaktion vollständig kopiert werden. Dies führt zu einem erheblichen Aufwand. Zudem würden bereits angeforderte Seiten im Falle eines Transaktionsabbruches verworfen werden. Aufgrund der hierbei entstehenden Leistungseinbußen ist eine Speicherung der Seitentabellen im nicht-transaktionalen Verhaltensraum angebracht.



3.4.3 Schutz von Systemobjekten Voraussetzung für die Funktionsfähigkeit von Plurix ist die Möglichkeit der einzelnen Knoten, fehlende Seiten bei Bedarf anzufordern. Hierzu müssen alle Objekte und Klassen, welche für die Behandlung eines Seitenfehlers benötigt werden, auf den Knoten ständig präsent sein. Derartige Klassen und Objekte werden im folgenden als Systemklassen bzw. -objekte bezeichnet. Wird eine Seite mit einem Systemobjekt durch einen fremden Knoten invalidiert, so verliert ein Knoten die Fähigkeit, fehlende Seiten mittels Pagefault-Mechanismus anzufordern. Insbesondere können fehlende Seiten mit Systemobjekten nicht bei Bedarf angefordert werden. Aus diesem Grund müssen Seiten mit Systemobjekten vor Invalidierungen geschützt werden. Die Definition einer Systemklasse erfolgt durch den Kernprogrammierer mittels eines zusätzlichen Klassenattributes „attr_sys“. Alle direkten Instanzen, nicht jedoch die abgeleiteten Klassen werden durch die Speicherverwaltung als Systemobjekte gekennzeichnet. Diese lassen sich anhand ihrer Zugriffscharakteristiken in „beschreibbare“ und „nur lesbare“ Systemobjekte unterteilen. Letztere Gruppe wird von allen Knoten im Cluster gemeinsam genutzt. Hierzu zählen alle Codesegmente von Systemklassen, sowie diejenigen Klassendeskriptoren, welche Systemklassen ohne veränderbare statische Variablen sind. Systemklassen mit veränderbaren statischen Variablen sind nur dann zulässig, wenn derartige Seiten mittels Update-Semantik konsistent gehalten werden. Im Falle einer Invalidierungssemantik führt ein schreibender Zugriff auf eine statische Variable zwingend zu einer Invalidierung entfernter Systemklassen und widerspricht somit dem Schutz von Systemobjekten. Instanzen von Systemklassen repräsentieren den aktuellen lokalen Zustand des Knotens und sind folglich „beschreibbar“. Sie besitzen nur für den jeweiligen Eigentümer Bedeutung. Ein schreibender Zugriff auf derartige Objekte durch fremde Knoten ist weder gewünscht noch zulässig. Read-Only Objekte können nur vom Compiler erzeugt oder während einer Neucompilation verändert werden. Sie müssen daher lediglich vor unerwünschten Invalidierungen aufgrund von False-Sharing geschützt werden. Hierfür ist es ausreichend sicherzustellen, daß sich Read-Only Systemobjekte nicht mit Read-Write Objekten auf derselben Seite befinden. Dies kann bequem mit Hilfe der oben beschriebenen Allokatoren erreicht
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werden. Analog können Read-Write Systemobjekte vor Veränderungen geschützt werden. Hierfür muß lediglich sichergestellt werden, daß sich Read-Write Systemobjekte nicht mit regulären Objekten oder Systemobjekten eines fremden Knotens auf derselben Seite befinden. Letzteres ist aufgrund der Allozierung mittels privater Allokatoren bzw. durch die Vergrößerung von Objekten auf ein Vielfaches der Seitengröße, wenn sie durch den Speichermanager alloziert werden bereits erfüllt. Eine von regulären Objekten getrennte Allozierung kann wiederum mittels separatem Allocator erreicht werden. Read-Write Systemobjekte werden selbst nicht im Namensdienst veröffentlicht, sind aber unter Umständen über andere, publizierte Objekte erreichbar. Hierdurch kann eine versehentliche oder mutwillige Invalidierung entstehen. Zum Schutz der Systemobjekte vor Veränderungen durch fremde Knoten stehen zwei mögliche Ansätze zur Verfügung. Der erste Ansatz läßt Schreibzugriffe auf Seiten generell zu. In diesem Fall müßte während der Validierungsphase einer Transaktion festgestellt werden, daß ein ungültiger Schreibzugriff durchgeführt wurde. Ein derartiger Konflikt kann nur durch ein Zurücksetzen der verändernden Transaktion aufgelöst werden. Das Konsistenzmodell von Plurix beruht auf einer Kollisionsauflösung mittels Tokenmechanismus. Während der Commitphase findet keine Abstimmung zwischen den einzelnen Knoten statt. Folglich ist die Ermittlung eines Zugriffskonfliktes während der Commitphase nur möglich, wenn der Knoten bereits über die entsprechenden Informationen verfügt. Um einen unnötigen Verlust von Rechenzeit zu vermeiden, ist es angebracht, derartige Konflikte so früh wie möglich zu erkennen und die betroffene Transaktion zurückzusetzen. Ein alternativer Ansatz verhindert das Beschreiben von Seiten mit Systemobjekten von fremden Knoten. Hierfür wird die Erstellung von Schattenkopien im Falle eines schreibenden Zugriffes um eine Prüfung auf Systemseiten erweitert. Ein solcher Zugriff auf Systemseiten ist ausschließlich dann zulässig, wenn die Systemseite dem Knoten zugeordnet ist. Ist dies nicht der Fall, so wird der schreibende Zugriff verweigert. Die Transaktion wird daraufhin abgebrochen und aus der Zentralschleife entfernt. Dieser Ansatz garantiert die Konsistenz des VVS für Systemobjekte, ohne daß hierfür eine Erweiterung des Protokolls und des Konsistenzmodells notwendig ist, und ist daher dem ersten Verfahren vorzuziehen. Die Laufzeit für diese Überprüfung muß jedoch möglichst gering gehalten werden. Hierfür benötigt das System performante Verfahren um zu ermitteln, ob es sich bei einer zugegriffenen Seite um eine Systemseite handelt. Das Überprüfen eines Objektes auf dieser Seite ist hierfür ungeeignet, da dies eine aufwendige Suche erfordert. Geeigneter ist die Verwendung eines weiteren Bits in den Seitentabellen. Befinden sich auf einer Seite Systemobjekte, so wird diese durch ein spezielles Bit, welches im folgenden als „SysPage“-Bit bezeichnet wird, gekennzeichnet. Dieses Bit wird bei einer Seitenanfrage stets mit übermittelt und in der Seitentabelle des anfragenden Knotens ebenfalls gesetzt. Eine Überprüfung auf eine Systemseite ist somit effizient möglich. Aufgrund der Speicherung der Seitentabellen im lokalen Speicher nehmen diese nicht am Transaktionskonzept teil. Einmal eingetragene „SysPage“-Bits
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überdauern den Abbruch der entsprechenden Transaktion. Findet ein Eintrag dieses Bits erst während der Commit-Phase statt, so kann sich hieraus kein ungültiger Zustand ergeben. Werden die Bits jedoch bereits bei der ersten Allozierung eines Systemobjektes auf einer Seite eingetragen, so erfordert dies im Falle eines Transaktionsabbruches auch ein zurücksetzen des „SysPage“-Bits. Dies kann ohne Mehraufwand beim Zurücksetzen der Seitentabelleneinträge im Falle eines Aborts erfolgen. Hierzu müssen lediglich auch die Verwaltungsinformationen der Seite wie „Owner“- und „SysPage“- Bit bei der Erstellung der Schattenkopien gesichert werden. Wird die Transaktion abgebrochen, so können die ursprünglichen Attribute der Seite wiederhergestellt werden. Eine Alternative zur Verwaltung des „SysPage“-Bits in den Seitentabellen besteht in der Verwendung einer zweiten Tabelle, welche sich im VVS befindet und somit automatisch am Transaktionskonzept teilnimmt. Dies ist insbesondere im Hinblick auf die globale Bedeutung der „SysPage“-Bits und die Erweiterbarkeit von Seiteninformationen sinnvoll. Eine im VVS befindliche Tabelle kann jedoch aufgrund des Konsistenzmodelles invalidiert werden. Der Schutz von Systemobjekten auf Seitenbasis erfordert eine Überprüfung des „SysPage“-Bits durch den PageFaultHandler. Folglich führt jeder Seitenfehler zu einem Zugriff auf den VVS. Steht für Seiten, welche Tabellen mit Zustandsbits enthalten, keine Updatesemantik zur Verfügung, so können hieraus Seitenanforderungen resultieren. Aufgrund der damit verbundenen Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit des Clusters ist von einer derartigen Implementierung abzuraten. Können die Tabellen mittels Updatesemantik konsistent gehalten werden, so wäre eine ständige Präsenz auf allen Knoten realisierbar. Ein Zugriff würde sich nicht von einem Zugriff auf die lokale Seitentabelle unterscheiden. Die Realisierung des „SysPage“-Bits kann sowohl in der Seitentabelle als auch in einer separaten Tabelle in Kombination mit einer Update-Semantik durchgeführt werden. Aufgrund des vielfältigeren Einsatzbereiches einer separaten Tabelle im VVS und der hiermit verbundenen automatischen Sicherung der Informationen durch den Pageserver ist dieser Ansatz einer Speicherung in den Seitentabellen vorzuziehen, wenngleich sich letzterer Ansatz einfacher realisieren läßt und für die Verwaltung des „SysPage“-Bits ausreichend ist.



3.4.4 Effizientes Auffinden des Seiteneigentümers Den begrenzenden Faktor für die Performance eines verteilten Systems bildet das Kommunikationsmedium. Selbst bei Verwendung eines Gigabit-LANs beträgt die Latenz auf dem Netz ein Vielfaches derer im lokalen Knoten. Um einen hohen Durchsatz zu erzielen, ist es daher erforderlich, den Kommunikationsaufwand möglichst gering zu halten. Diese Forderung kann in zwei Bereiche unterteilt werden. Zum einen besteht für jeden Knoten ein nicht unerheblicher Aufwand beim Empfang eines Paketes, zum anderen ist es angebracht, die Gesamtzahl der Pakete auf dem Kommunikationsmedium möglichst gering zu halten. Der Aufwand der einzelnen Knoten kann durch die Verwendung von Uni- oder Multicasts gegenüber Broadcasts deutlich reduziert werden.
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Um sowohl die Netzlast als auch die Belastung der Knoten während des Betriebs möglichst gering zu halten, ist es angebracht, daß nur ein Knoten auf eine gestellte Seitenanfrage antwortet. Dies kann durch eine gezielte Anfrage an einen einzelnen Rechner oder durch Abstimmung zwischen Besitzern einer Seite erfolgen. Eine explizite Kommunikation zu diesem Zweck ist ungeeignet, da diese weitere Netzlast erzeugen würde und zudem aufwendige Abstimmungsalgorithmen benötigt. Die Entscheidung, welcher Knoten auf eine Seitenanfrage antwortet, wird idealerweise während der Commitphase getroffen, da hierbei ohnehin Nachrichten versendet werden müssen. Hierfür wird jede Seite genau einem Eigentümer zugeordnet. Dies ist der Knoten, welcher als letzter schreibend auf eine Seite zugegriffen hat und somit sicher im Besitz einer aktuellen Kopie der Seite ist. Eine effiziente Verwaltung der Eigentümerschaft kann durch einen zusätzlichen Vermerk im jeweiligen Seitentabelleneintrag realisiert werden. Für derartige Informationen des Betriebssystem sieht die Intel-Architektur 3 Bits pro Seitentabelleneintrag vor. Das Bit, welches die Eigentümerschaft eines Knotens über eine Seite repräsentiert, wird im folgenden als „Owner“-Bit bezeichnet. Es muß nicht explizit zurückgesetzt werden, da ein Knoten die Eigentümerschaft über eine Seite nur aufgrund einer Invalidierung dieser verlieren kann. In diesem Fall wird der gesamte Eintrag in der Seitentabelle gelöscht wird. Durch die Auszeichnung eines Knotens als Eigentümer einer Seite ist gewährleistet, daß im Falle einer Seitenanfrage mittels Rundspruch nur ein Knoten diese beantwortet. Idealerweise werden jedoch Anfragen gezielt an den Eigentümer gestellt. Auf die Speicherung der Eigentümerschaft, sowie auf eine Anfrage mittels Rundspruch kann dennoch nicht verzichtet werden. Dies wird im Falle von Seiten benötigt, welche noch nicht durch einen Write-Set invalidiert wurden, da in diesem Fall ein anfragender Knoten keine Kenntnis über den Eigentümer einer Seite besitzt. Für eine gezielte Anfrage benötigt ein Knoten Kenntnis über den aktuellen Eigentümer einer Seite oder über die Knoten, welche eine Kopie einer bestimmten Seite besitzen. Die hierfür benötigten Tabellen müssen während der Commitphase aktualisiert werden. Ein zusätzlicher Speicherbedarf kann vermieden werden, wenn auf explizite Tabellen verzichtet und die benötigten Informationen in den Seitentabellen gespeichert wird. Dies ist möglich, da im Falle eines gelöschten „Present“-Bit der gesamte Seitentabelleneintrag durch die Hardware ignoriert wird. Die verbleibenden Bits stehen dem Betriebssystem zur Verfügung. In traditionellen Systemen dienen diese der Speicherung der Position einer ausgelagerten Seite im Hintergrundspeicher. In einem verteilten Betriebssystem kann dies durch die Adresse des Eigentümers ersetzt werden. Die Verwaltung des aktuellen Eigentümers kann während des Empfangs eines Write-Sets erfolgen. Die Invalidierung von im Write-Set enthaltenen Seiten erfordert eine Veränderung des Seitentabelleneintrags, da zumindest das durch die Intel-Architektur vorgegebene „Present“-Bit gelöscht werden muß. Während dieses Vorganges kann die Adresse des Eigentümers ohne Mehraufwand in die Seitentabelle eingetragen werden.
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3.5 SmartBuffers für rücksetzbare Ein- / Ausgaben SmartBuffer verbinden den transaktionalem und den nicht-transaktionalem Verhaltensraum. Ihre Aufgabe besteht in der wiederholten Bereitstellung von Eingaben der Hardware im Falle eines Transaktionsabbruches, sowie in der Verzögerung von Ausgaben an die Hardware bis zum erfolgreichen Ende einer Transaktion. Ein SmartBuffer ist als Ringpuffer organisiert, wobei sich das SmartBuffer-Objekt im VVS und der eigentliche Pufferspeicher im nicht-transaktionalen Verhaltensraum befindet. Schreib- und Lesezeiger werden ebenfalls getrennt organisiert. Ein Zeiger befindet sich an der Spitze des Pufferbereiches, der andere im SmartBuffer-Objekt (Abb. 3.9). Die Bedeutung der beiden Zeiger ist abhängig von der Verwendung des SmartBuffers als Ein- oder Ausgabepuffer. Aufgrund dieser Organisation sind die im Pufferspeicher abgelegten Daten vor einer Zurücksetzung geschützt und können während einer Unterbrechung durch die Hardware zugegriffen werden. Um die Isolierungsbedingung der Transaktionen weiterhin aufrecht zu erhalten, muß gewährleistet sein, daß durch die Transaktion im Puffer abgelegte Daten erst nach erfolgreichem Commit für die Hardware sichtbar werden. Im Falle eines Ausgabepuffers befindet sich der Lesezeiger an der Spitze des Pufferbereiches, der Schreibzeiger der Transaktion im VVS. Die Anzahl der verfügbaren Daten und des freien Speichers ergibt sich in einem Ringpuffer durch den Vergleich von Schreib- und Lesezeiger. Der Schreibzeiger der Transaktion darf folglich erst nach deren Commit für die Hardware sichtbar sein. Um dies zu gewährleisten, wird der Zeiger durch die Hardware nicht direkt, sondern mittels Methoden ausgelesen. Diese prüfen die Existenz einer Schattenkopie der Seite, welche das SmartBuffer-Objekt enthält. Ist keine solche Seite vorhanden, so wurde auf das Objekt nicht schreibend zugegriffen und der aktuelle Zeigerwert ist gültig. Existiert eine Schattenkopie, so wird die Anfrage der Hardware auf die Schattenkopie abgebildet und der zuletzt gültige Wert wird zurückgeliefert. Dieser Ansatz gewährleistet ein Verzögern von Ausgaben an die Hardware bis zu einem erfolgreichen Commit der bereitstellenden Transaktion. Die wiederholte Bereitstellung von Eingaben der Hardware im Falle eines Transaktionsabbruches erfolgt analog. Die Hardware überträgt ihre Daten in den Pufferbereich im nicht-transaktionalen Verhaltensraum. Im Falle eines Eingabepuffers ist lediglich die Bedeutung der beiden Zeiger vertauscht. Der Lesezeiger der Transaktion befindet sich im VVS und ist somit rücksetzbar. Im Falle eines Abbruchs der Transaktion beginnt diese bei einem erneuten Durchlauf die Leseoperation an der selben Position. Der Schutz des Pufferbereiches vor einem versehentlichen Überschreiben erfolgt wiederum durch den Zugriff auf die Schattenkopie des Lesezeigers der Transaktion. Der Speicherbereich wird somit erst dann als „frei“ betrachtet, wenn die Transaktion die Daten zuverlässig gelesen hat.
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3.6 Verwaltung von physikalischen Kacheln Für die Verwaltung der freien physikalischen Kacheln können die meisten der aus der Literatur bekannten Verfahren wie Listen oder Bitmaptabellen verwendet werden. Das eingesetzte Verfahren wird durch das VVS-Konzept nicht beeinflußt. Es wird daher an dieser Stelle nicht näher auf die Verwaltung freier physikalischer Kacheln eingegangen. Der interessierte Leser sei auf [Tane01] verwiesen. Eine weitere Aufgabe der Kachelverwaltung besteht in der Auslagerung von Seiten, wenn der verfügbare physikalische Speicher erschöpft ist. Hierfür können grundsätzlich alle Auslagerungsalgorithmen verwendet werden, welche auch im lokalen Fall eingesetzt werden, sofern die Seiten auf eine lokale Festplatte ausgelagert werden. Die Verwendung eines VVS erlaubt jedoch zum einen eine Auslagerung von Seiten auch dann, wenn der Knoten über keine lokale Festplatte verfügt und bietet zum anderen zusätzliche Informationen für eine effizientere Auslagerungsstrategie. Das System kann Seiten, auf welche während der aktuellen Transaktion nicht zugegriffen wurde und für welche das „Owner“-Bit nicht gesetzt ist, jederzeit verwerfen, ohne sie zuvor auszulagern, da mindestens ein weiteres Replikat der Seite im VVS existiert. Bei Bedarf kann diese Seite mittels Pagefault-Mechanismus wieder angefordert werden. Stehen keine derartigen Seiten zur Verfügung, so können auch Seiten, auf die nur lesend zugegriffen wurde, verworfen werden. Dies kann im Einzelfall zu einer erneuten Seitenanforderung führen und sollte daher möglichst selten erfolgen. Lediglich Seiten, auf die während einer Transaktion schreibend zugegriffen wurde, dürfen niemals in den Cluster ausgelagert werden, da dies zu einer Aufhebung der Isolierungsbedingung von Transaktionen führen würde. Eine Auslagerung derartiger Seiten auf eine lokale Festplatte ist jedoch weiterhin möglich.



Speicherverwaltung für einen transaktionalen verteilten Heap



69



Verfügt ein Knoten über keine lokale Festplatte und werden mit dieser Strategie keine geeigneten Seiten gefunden, so müssen unter Umständen auch Seiten, für welche der Knoten der Eigentümer ist, ausgelagert werden. Dies erfordert jedoch, daß Seite und Eigentümerrechte zuvor an einen anderen Knoten übertragen werden. Hierfür muß entweder das Protokoll entsprechende Routinen zur Verfügung stellen, oder der Cluster benötigt Hilfstransaktionen, welche die Abgabe von Eigentümerrechten über den VVS unterstützen. Bei ersterem Verfahren sendet der Knoten eine Nachricht mit einer Liste der abzugebenden Seiten mittels Broadcast an alle Knoten im Cluster. Diese fordern, falls nötig, die entsprechende Seite an und bestätigen wiederum mittels Broadcast die Änderung des Eigentümers. Der auslagernde Knoten kann im Anschluß an den Empfang der Bestätigung die Seite verwerfen. Der Versand der Bestätigung mittels Broadcast dient der Aktualisierung der Eigentümerinformationen auf anderen Knoten und vermeidet einen mehrfachen Eigentümerwechsel. Ein alternativer Ansatz basiert auf einer periodischen Überprüfung einer im VVS befindlichen Liste mit Seiten, für die das Eigentum übernommen werden soll. Eine Hilfstransaktion führt für eine vorgegebene Anzahl von Seiten eine Lese-Schreib-Operation aus. Hierbei wird die Seite zunächst angefordert und anschließend auf allen anderen Knoten invalidiert. Das Eigentümerrecht für die Seite geht automatisch an den Knoten, auf dem die Hilfstransaktion ausgeführt wurde, über. Der frühere Eigentümer verliert hierdurch das Eigentümerrecht und gleichzeitig auch die Zuordnung der logischen Adresse auf eine Kachel. Dieses Verfahren erlaubt eine Rückgewinnung von Kacheln mittels VVSMechanismen und ohne Erweiterung des Protokolls, erfordert jedoch Hilfstransaktionen und führt zu einer Invalidierung der übernommenen Seiten. Dies kann zu einem Abbruch von unbeteiligten Transaktionen führen und sich somit negativ auf die Performance des Clusters auswirken. Weiterhin erfordert dieses Verfahren eine Anpassung der Liste im VVS und somit ein Commit. Folglich kann eine Auslagerung von Seiten nicht während einer laufenden Transaktion erfolgen. Im Fall eines Seitenmangels während einer Transaktion führt dies zwingend zu einem Abbruch. Beide Verfahren ermöglichen eine Auslagerung von physikalischen Kacheln in einem System mit VVS, auch wenn die einzelnen Knoten nicht über lokale Festplatten verfügen. Eine Kombination von lokaler und entfernter Auslagerung ist denkbar, solange gewährleistet bleibt, daß lokal ausgelagerte Seiten im Falle einer Seitenanforderung trotzdem geliefert werden können.



3.7 Vergleichbare Arbeiten Die Speicherverwaltung bestehender VVS-Systeme benutzt häufig die Vergabeverfahren der darunterliegenden Betriebssysteme. Ein Beispiel hierfür ist das System Treadmarks. Gemeinsam genutzter Speicher muß vom Programmierer explizit mit Hilfe der Bibliotheksfunktion Tmk_malloc alloziert werden. Diese Funktion verwendet die C-Funktion



70



Speicherverwaltung für einen transaktionalen verteilten Heap



malloc, um den gewünschten Speicherbereich zu reservieren, und publiziert diesen anschließend als „shared“ im Cluster. Die Aufteilung und Vergabe des freien Speichers in Treadmarks ist somit abhängig von der Vergabestrategie des zugrunde liegenden Betriebssystems [ACDK94]. Eine Vergabe der Adressen mit Hilfe einer zentralen Instanz findet sich in IVY. Ein zentraler Server alloziert und dealloziert Speicherbereiche für Benutzerprozesse. Benötigt ein Prozess einen größeren Speicherbereich, so wird dieser vom zentralen Server angefordert. Neben der Vergabe von Adressen dient der Server auch der Verwaltung von gemeinsam genutzten Daten. Greift ein Prozess lesend auf Daten zu, so werden diese vom Server an den anfragenden Prozess versendet. Ein schreibender Zugriff führt zu einer sofortigen Aktualisierung der entsprechenden Daten auf dem Server. Um eine Engstelle im System aufgrund des zentralen Servers zu vermeiden, können in IVY die gemeinsam genutzten Daten anhand der Adresse ihrer Speicherbereiche auf mehrere Server verteilt werden [LiHu89]. Das verteilte System Mungi vermeidet eine Kollision bei der Allozierung von Speicherbereichen durch eine feste Aufteilung des verfügbaren 64-Bit Adreßraumes. Dieser wird anhand der höchstwertigen 12 Bits in sogenannte Partitionen unterteilt. Jedem Knoten wird beim Systemstart eine eigene Partition zugeordnet, in welcher ausschließlich er Speicher allozieren und freigeben kann [HERV94]. Einige Allozierungsverfahren, welche sich nicht auf ein darunterliegendes Betriebssystem abstützen und eine Reduzierung der Kollisionen bei der Allozierung anstreben, werden von Traub vorgestellt [Trau96]. Eines dieser Verfahren ist die Random Access Allozierung. Diese sieht eine Verkettung aller freien Speicherblöcke mittels einer linearen Liste vor. Jeder Knoten im Cluster bestimmt einen zufälligen Einstiegspunkt in diese Freispeicherliste. Vom Einstiegspunkt ausgehend werden Objekte an aufsteigenden Adressen alloziert. Ist das Ende der Liste erreicht und wurde kein ausreichend großer freier Speicherbereich gefunden, so wird die Suche am Anfang der Liste fortgesetzt. Die Suche endet, wenn ein Speicherbereich mit ausreichender Größe gefunden wurde oder der Einstiegspunkt wieder erreicht ist. Ein weiteres von Traub vorgestelltes Verfahren zur Speichervergabe ist die SpitzenwertSpeicherallozierung. Bei diesem Ansatz werden logische Speicherseiten dynamisch einzelnen Knoten zugeordnet. Nach dem Systemstart besteht noch keinerlei Zuordnung zwischen Seiten und Knoten. Findet eine Allozierung eines Objektes statt, so wird dem allozierenden Knoten eine freie logische Speicherseite zugeordnet, welche im weiteren nur von diesem für die Allozierung von Objekten genutzt werden kann. Befinden sich auf einer Speicherseite keine Objekte mehr, so kann diese dem Cluster zur erneuten Vergabe zur Verfügung gestellt werden. Die Rückgabe einer Seite an den Cluster erfolgt jedoch nicht unmittelbar nach Freigabe des letzten Objektes. Jeder Knoten verfügt somit über einen gewissen Vorrat an Seiten und kann diese für eine spätere Allozierung erneut verwenden. Die Menge an logischen Adressen, welche von einem Knoten belegt ist, entspricht seinem Spitzenbedarf während der letzten Transaktionen.
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Bei der Unterallozierung, einem weiteren von Traub vorgestellten Verfahren, wird jedem Knoten ein bestimmter Speicherbereich zur Verfügung gestellt in welchem die Allozierung jedes neuen Objektes erfolgt. Im Gegensatz zu den Allokatoren ist die Größe dieses Speicherbereiches jedoch nicht festgelegt und muß zur Laufzeit durch Heuristiken bestimmt werden. Diese Einschränkung ergibt sich, da die Unterallozierung keinen Speichermanager für die Allozierung von Objekten, deren Größe über einem bestimmten Schwellwert liegt, vorsieht. Somit ist die Anforderung von neuen Allozierungsbereichen stets auch von der Größe des aktuell zu allozierenden Objektes abhängig. Weiterhin wird bei der Unterallozierung pro Knoten nur ein einzelner Allozierungsbereich vorgesehen, so daß eine Gruppierung der Objekte anhand ihre Zugriffscharakteristiken und somit eine Verminderung der False-Sharing Problematik nicht möglich ist.



3.8 Zusammenfassung Die Vergabe von Speicherbereichen für die Allozierung von Objekten wirkt sich unmittelbar auf die Leistung des Clusters aus. Wird eine ungünstige Vergabestrategie gewählt, so entstehen bei der Objektallozierung Kollisionen, welche zu einer Serialisierung der allozierenden Threads führen. Um dies zu vermeiden, muß gewährleistet werden, daß die Objektallozierung in separaten Bereichen erfolgt. Hierfür kann der Heap statisch oder dynamisch unter den einzelnen Threads aufgeteilt werden. Eine statische Aufteilung ist aufgrund der begrenzten Anzahl an Threads und einer begrenzten maximalen Objektgröße für ein verteiltes System ohne festes Einsatzgebiet ungeeignet. Die dynamische Aufteilung vermeidet diese Einschränkung, beinhaltet jedoch ein erhöhtes Kollisionsrisiko. Dieses kann durch Verfahren wie die Unterallozierung verringert werden, welches jedoch seinerseits den Nachteil von Heuristiken für die Bestimmung der idealen Größe der Allozierungsbereiche beinhaltet. Die für Plurix entwickelte Speicherverwaltung basiert auf einer dynamischen Partitionierung und verwendet die Ansätze der Unterallozierung, ohne jedoch Heuristiken für die Größe der Allozierungsbereiche zu verwenden. Die Vergabe von Speicherbereichen erfolgt hierfür in einem mehrstufigen Verfahren unter Verwendung von speziellen Allozierungsobjekten, sogenannten Allokatoren. Diese erlauben eine vom zentralen Speichermanager unabhängige Allozierung kleiner Objekte, während große Objekte direkt durch den Speichermanager alloziert werden. Neben einer unabhängigen Allozierung läßt sich mittels Allokatoren eine Gruppierung von Objekten gemäß ihrer Zugriffscharakteristiken und somit eine Reduzierung der False-Sharing Problematik erzielen. Ein gänzliches Vermeiden von False-Sharing wäre nur durch die Verwendung einer eigenen logischen Seite pro Objekt und dem hiermit verbundenen Speicherverschnitt sowie einer schlechten Ausnutzung des TLBs möglich. Wird eine False-Sharing Situation erkannt, so kann diese durch Relozierung der beteiligten Objekte aufgelöst werden. Diese Relozierung kann durch erneutes Allozieren des Objektes und ein anschließendes Kopieren der Inhalte oder durch direkte Verschiebung erfolgen. Während der Relozierung dürfen prinzipiell keine Zugriffe auf ein Objekt er-
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folgen, da hierdurch die Gefahr von fehlerhaften Daten oder zerstörten Objektstrukturen entsteht. Ein explizites Sperren von Objekten ist in Plurix jedoch nicht erforderlich, da aufgrund der transaktionalen Konsistenz ungültige Zwischenzustände vor anderen Knoten verborgen bleiben. Wird eine geeignete Relozierungsstrategie, wie etwa ein erneutes Allozieren und anschließendes Kopieren der Werte gewählt, so lassen sich sogar aktuell lesend zugegriffene Objekte relozieren. Bleiben die ursprünglichen Objekte bis zum Ende der Transaktion gültig, so können auch die Codesegmente, welche für die Relozierung benötigt werden, einfach reloziert werden. Die Speicherkompaktierung erfordert Funktionen, um von einem Objekt zu seinen Nachbarn zu gelangen. Dies ist insbesondere erforderlich, um die während der Freispeichersammlung entstehenden Leerobjekte miteinander zu verschmelzen. Ein naheliegender Ansatz für eine Navigation zwischen den Objekten ist eine Verkettung mittels Referenzen. Diese erfordert jedoch besondere Berücksichtigung bei der Freispeichersammlung und kann zudem zu unerwünschten Invalidierungen fremder Objekte bei der Allozierung und somit zu erheblichen Leistungseinbußen des Clusters führen. Einen verbesserten Ansatz bildet die Verwendung von Winglets. Diese befinden sich am oberen und unteren Rand eines Objektes und beinhalten den jeweiligen Abstand zum Objektanker. Anhand der im Header enthaltenen Längeninformationen kann die Speicherverwaltung von jedem Anker eines Objektes zu dessen Ende und von dort aus wieder zum Anker des nächsten Objektes gelangen. Ein beschränkender Faktor für ein verteiltes Betriebssystem ist die Kommunikation über das Netzwerk. Um eine möglichst hohe Performance des Systems zu erzielen, ist es daher erforderlich, die Menge der zu übertragenden Daten und die Anzahl der hierbei involvierten Knoten zu reduzieren. Dies bedeutet insbesondere, daß Seitenanfragen möglichst direkt an den Knoten mit der aktuellsten Version gerichtet und nur von diesem beantwortet werden. Hierfür sieht Plurix die Verwendung eines „Owner“-Bits in den Seitentabellen vor, welches den Eigentümer einer Seite repräsentiert. Wird eine Seite durch einen Write-Set invalidiert, so ist dessen Absender der neue Eigentümer der Seite. Der entsprechende Seiteneintrag wird von allen anderen Knoten invalidiert und durch die Knotennummer des Eigentümers ersetzt. Eine weitere Aufgabe der Speicherverwaltung besteht im Schutz von Systemobjekten. Diese lassen sich in „schreibgeschützte“ und „schreibbare“ Objekte unterteilen, wobei „schreibgeschützte “ Objekte von allen Knoten im Cluster gemeinsam genutzt werden. Ein Schreibzugriff auf Seiten mit „schreibgeschützte “ Systemobjekten ist nicht zulässig. Für eine schnelle Überprüfung auf Systemseiten zu ermöglichen, erhalten alle Seiten mit Systemobjekten ein „SysPage“-Bit. Dieses kann entweder in den Seitentabellen oder in einer separaten Tabelle im VVS eingetragen werden. Ersteres Verfahren erfordert, daß das „SysPage“-Bit bei jeder Übertragung der Seite mit versandt und in der Seitentabelle des Empfängers eingetragen wird. Das zweite Verfahren erfordert eine Update-Semantik für die Seiten, welche die Tabelle enthalten, bietet jedoch den Vorteil, daß die enthaltenen Informationen automatisch durch den Pageserver gesichert werden, und ist daher
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der Speicherung in den Seitentabellen vorzuziehen. Findet ein schreibender Zugriff auf eine Systemseite statt, so ist dieser nur zulässig, wenn der Knoten der Eigentümer der Seite ist. Anderenfalls handelt es sich um eine „nur lesbare“ oder „beschreibbare“ Systemseite eines fremden Knotens. „Beschreibbare“ Systemseiten repräsentieren den aktuellen Zustand eines Knotens und besitzen nur für diesen Bedeutung. Ein schreibender Zugriff durch einen entfernten Knoten ist weder erforderlich noch gewünscht. Die in diesem Kapitel vorgestellten Verfahren für die Speicherverwaltung in einem transaktionalen verteilten Heap wurden im Rahmen dieser Arbeit implementiert und deren Effizienz bei einem Einsatz in einem Cluster durch Messungen belegt (siehe Kapitel 7).
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Kapitel 4



4 Backlinks und Backpacks – Eine Buchführung für Referenzen in einem DHS 4.1 Motivierung Einige Funktionen der Speicherverwaltung, darunter die Objektrelozierung und die automatische Freispeichersammlung, benötigen Informationen über existierende Referenzen auf ein bestimmtes Objekt. Für eine Ermittlung der Erreichbarkeit eines Objektes während der Freispeichersammlung ist zunächst nur die Anzahl der existierenden Referenzen relevant, wohingegen die Objektrelozierung die exakte Speicheradresse jeder Referenz für deren Anpassung benötigt. Im folgenden werden die Anforderungen der Objektrelozierung ausführlich diskutiert. Eine genaue Betrachtung der automatische Freispeichersammlung findet sich in Kapitel 5.



4.1.1 Aufgaben der Objektrelozierung Die Relozierung von Objekten im Speicher bildet die Grundlage für die Speicherkompaktierung und das Auflösen von False-Sharing Situationen. Letzteres ist erforderlich, da auftretendes False-Sharing zu einer erheblichen Beeinträchtigung der Clusterperformance führt und eine generelle Vermeidung von False-Sharing nur mit erheblichem Speicherverlust möglich ist (vergl. Kapitel 3). Um False-Sharing zur Laufzeit aufzulösen, werden Objekte einer betroffenen Seite derart reloziert, daß sie sich anschließend auf unterschiedlichen Seiten befinden. Der Auflösung von False-Sharing steht die Speicherkompaktierung entgegen, welche versucht, logische Seiten möglichst vollständig mit nicht leeren Objekten zu belegen. Sie ist erforderlich, um die Speicherfragmentierung, wie sie im laufenden Betrieb durch fortlaufendes Allozieren und Freigeben von Objekten entsteht, zu reduzieren. Bei der Speicherkompaktierung muß darauf geachtet werden, daß Objekte, welche bei der Auflösung von False-Sharing auf separate Seiten reloziert wurden, nicht wieder auf der selben logischen Seite zusammengefaßt werden. Neben der Auflösung von False-Sharing und der Speicherkompaktierung dient die Objektrelozierung auch der Ersetzung von Objekten zur Laufzeit. Dies stellt einen Spezialfall der Relozierung dar, bei dem auf eine explizite Verschiebung des Objektes verzichtet und stattdessen die Adresse des neuen Objektes verwendet wird. Die Anpassung der Referenzen erfolgt in beiden Fällen auf dieselbe Weise. Aufgrund der Speicherung von Klassen als Objekte im VVS trifft dies auch für deren Ersetzung zu, wobei die semantische Ersetzbarkeit der Klasse zunächst durch den Compiler überprüft werden muß. Die Problematik der Typevolution, wie sie sich bei der Ersetzung von Klassen und Objekten
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Backlinks und Backpacks – Eine Buchführung für Referenzen in einem DHS zur Laufzeit ergibt, geht über den Rahmen dieser Arbeit hinaus und wird nicht weiter betrachtet. Der interessierte Leser sei hierfür auf [Schö02] verwiesen.



4.1.2 Ermittlung von Objektreferenzen In Systemen ohne verteilten Speicher kann die Adresse von existierenden Referenzen bei Bedarf ermittelt werden. Es ist hierfür ausreichend, den lokalen Speicher mit einem Verfahren ähnlich dem Mark-and-Sweep-Algorithmus bei der Freispeichersammlung zu durchsuchen. In einem System mit VVS ist ein derartiger Ansatz aufgrund der Verteilung der Objekte deutlich aufwendiger. Für die erforderliche Anpassung der Referenzen und die hiermit verbundene Durchsuchung des VVS stehen drei Möglichkeiten zur Wahl. Das erste Verfahren basiert auf einer zentralen Ermittlung und Anpassung aller Referenzen durch die relozierende Transaktion. Diese benötigt hierfür lesenden Zugriff auf alle Seiten des VVS, welche folglich im Read-Set der Transaktion erscheinen. Eine derartige Transaktion kann nur erfolgreich beendet werden, wenn keine andere Transaktion in dieser Zeit schreibend auf eine VVS Seite zugreift. Aufgrund der deutlich längeren Laufzeit der relozierenden Transaktion kann diese Bedingung nur erfüllt werden, wenn alle anderen Transaktionen im Cluster blockiert werden. Dies führt zu erheblichen Leistungseinbußen und ist somit unerwünscht. Alternativ hierzu kann die Ermittlung und Anpassung der Referenzen dezentral erfolgen. Bei diesem Ansatz führt jeder Knoten eine Anpassung von Referenzen auf lokal präsenten Seiten durch. Dies erfordert jedoch ein Verfahren, um Objekte auf einer Seite ermitteln zu können. Wurde ein Objekt gefunden, so ist die Navigation zwischen den Objekten anhand der Winglets leicht möglich. Für die Suche nach dem ersten Objekt auf einer logischen Seite wird deren bidirektionale Organisation, die Allozierung auf einer Doppelwortgrenze, sowie das gesetzte niederwertigste Bit im Flagfeld (siehe Abschnitt 3.3) herangezogen. Die Speicherstellen werden, an der unteren Grenze der logischen Seite beginnend, in aufsteigender Richtung nach einem Wechsel von einem gelöschten zu einem gesetzten niederwertigsten Bit durchsucht. Ein derartiger Wechsel deutet auf ein potentielles Flagfeld eines Objektes hin. Das Feld wird als möglicher Objektanker angenommen und von ihm ausgehend wird die Objektstruktur anhand der Längeninformationen, Winglets und des Typfeldes überprüft. Wird eine gültige Objektstruktur gefunden, so handelt es sich bei der ausgewählten Speicherstelle mit hoher Wahrscheinlichkeit um den Anker eines Objektes. Eine fehlerhafte Entscheidung kann nur entstehen, wenn innerhalb der Skalare eines Objektes eine Objektstruktur existiert. Ein alternativer Ansatz ermöglicht die sichere Ermittlung eines Objektes und basiert auf einer expliziten Kennzeichnung einer Seite, welche mit den Referenzen eines Objektes beginnt. In diesem Fall kann ein versehentlicher Beginn der Suche in den Skalaren ausgeschlossen werden. Diese Kennzeichnung kann mit Hilfe eines Bits, ähnlich dem „SysPage“-Bit (siehe Kapitel 3.4.4) durchgeführt werden.
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Bei beiden Verfahren zur Ermittlung des ersten Objektes kann der Erfolg ohne Anforderung entfernter Seiten nicht garantiert werden. Besitzt eine Folge von Seiten kein vollständiges Objekt oder beginnt kein dieser Seiten mit den Referenzen eines Objektes, so kann eine Anpassung der Referenzen nicht durchgeführt werden. Dies ist im Zusammenhang mit der Objektrelozierung jedoch nicht tragbar. Der Austausch von Seiten während der Anpassungsphase birgt die Gefahr von konkurrierenden Zugriffen. Um die Konsistenz des VVS zu gewährleisten, ist der Einsatz von Sperren oder von Transaktionsmechanismen erforderlich. Bei dem in Plurix realisierten Transaktionskonzept, ist eine Transaktion auf einen Knoten beschränkt und kann sich nicht über den Cluster erstrecken. Um hierbei einen Seitenaustausch zu realisieren, müssen die einzelnen Anpassungstransaktionen auf den verschiedenen Knoten separat abgeschlossen werden. Hierdurch entsteht die Gefahr, daß einen reguläre Transaktion während der Anpassungsphase auf noch nicht angepaßte Objekte zugreift und somit Ausführungsfehler verursacht. Um dies zu Vermeiden, müssen reguläre Transaktionen bis zum Ende der Anpassungsphase verzögert werden. Dies ist mit dem Blockieren des Clusters vergleichbar. Alternativ könnte ein Transaktionskonzept eingesetzt werden, welches verteilte Transaktionen ermöglicht. Hiebei könnte die gesamte Objektrelozierung samt Anpassung der Referenzen als eine große Transaktion gesehen werden, welche sich über den gesamten Cluster erstreckt. Die einzelnen Knoten würden Subtransaktionen innerhalb der Relozierungstransaktion ausführen. Die Gefahr des Zugriffes auf nicht angepaßte Referenzen würde somit entfallen. Aufgrund des großen Read-Sets der Relozierungstransaktion kann diese jedoch nur dann erfolgreich beendet werden, wenn alle anderen Transaktionen in dieser Zeit blockiert sind. Folglich entsteht wiederum eine Blockierung von regulären Transaktionen bis zum Abschluß der Anpassungsphase. Aufgrund der hieraus resultierenden Performanceeinbußen ist eine dezentrale Anpassung von Referenzen ebenfalls nicht geeignet. Der verbleibende Ansatz für die Anpassung der Referenzen bei der Objektrelozierung besteht in einer dezentralen Ermittlung der Referenzen, welche dann zentral durch die relozierende Transaktion angepaßt werden. Hierfür versendet die relozierende Transaktion eine Anfrage an alle Knoten im Cluster. Diese führen eine Ermittlung der Objekte wie bereits beschrieben durch. Die relozierende Transaktion bleibt blockiert, bis die Ergebnisse der anderen Knoten eingetroffen sind. Aufgrund des ausschließlich lesenden Zugriffes der Knoten können benötigte Seiten stets angefordert werden. Bei diesem Verfahren kann eine Blockierung des Clusters nicht eintreten, der Aufwand für das Durchsuchen aller Objekte bleibt jedoch bestehen. Aufgrund der Leistungseinbußen des Clusters bei einer Durchsuchung des VVS nach Referenzen auf ein Objekt ist diese Vorgehensweise nicht empfehlenswert und es sind alternative Mechanismen zur Ermittlung von Referenzen erforderlich, die im folgenden diskutiert werden.
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4.2 Indirekte Referenzen Bei diesem Ansatz werden Objekte nicht über ihre Adresse im VVS, sondern über eine eindeutige Objektnummer, sogenannte Handles, referenziert. Zugriffe auf Objekte erfolgen mit Hilfe eines Methodenaufrufs, welcher den Handle anhand einer Tabelle in die aktuelle Objektadresse übersetzt. Durch die Verwendung indirekter Referenzen entfällt die Notwendigkeit, referenzierenden Objekte bei der Objektrelozierung anzupassen. Es muß lediglich ein einzelner Eintrag in einer Tabelle abgeändert werden. Ein entscheidender Nachteil dieses Verfahrens besteht in der deutlich höheren Laufzeit (etwa Faktor 10) von Objektzugriffen aufgrund der benötigten Indirektion. Dies führt zu einer erheblichen Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit des Clusters. Weiterhin erfordert jeder Zugriff auf ein Objekt auch einen Zugriff auf die Umsetzungstabelle und erhöht somit das Kollisionsrisiko zwischen zwei Transaktionen. Insbesondere führt jede Änderung einer Objektadresse und somit auch jede Allozierung eines neuen Objektes zu einer Veränderung der Tabelle. Die hierbei potentiell entstehenden Kollisionen zwischen Transaktionen widersprechen den in Kapitel 3 vorgestellten Verfahren für eine kollisionsarme Objektallozierung. Die Nachteile einer indirekten Referenzierung von Objekten überwiegen die Vorteile einer einfacheren Anpassung der Referenzen während der Objektrelozierung.



4.3 Rückwärtsverweise Für die Realisierung einer effizienten Objektrelozierung wird ein Verfahren benötigt, welches das Auffinden von Referenzen zur Laufzeit ohne Durchsuchen des VVS ermöglicht. Hierfür ist eine Buchhaltung erforderlich, welche für alle Referenzen auf ein Objekt einen Rückwärtsverweis auf das referenzierende Objekt verwaltet. Für die Erstellung der Rückwärtsreferenzen müssen Zeigerzuweisungen mit Hilfe der Laufzeitumgebung durchgeführt werden. Die entstehende Verzögerung bei der Ausführung von Anwendungen ist hierbei im Vergleich zu einem indirekten Objektzugriff deutlich geringer (vergl. Kapitel 7.3). Für eine effiziente Relozierung von Objekten und die hierdurch gegebene Möglichkeit zur Auflösung von False-Sharing ist ein geringer Mehraufwand während der Laufzeit zu vertreten. Rückwärtsverweise auf das referenzierende Objekt können sowohl aus einer regulären Referenz als auch aus der Adresse dieses Objektes bestehen. Werden die Rückwärtsverweise mittels Referenzen realisiert, so führt dies zu einer weiteren Referenzierung und somit zu einem neuerlichen Rückwärtsverweis was in einer Endlosfolge resultieren würde. Zudem verweisen reguläre Referenzen stets auf den Anker eines Objektes. Die Anpassung einer Referenz ist folglich nicht direkt möglich und erfordert eine Durchsuchung des Objektes. Bei der alternativen Realisierung der Rückwärtsverweise sind diese nicht mehr auf den Objektheader beschränkt und können somit auch direkt auf die Speicherstelle der Referenz verweisen. Hierdurch kann ein effizienteres Auffinden der anzupassenden
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Referenzen im Falle einer Objektrelozierung erreicht werden. Da es sich bei den Rückwärtsverweisen in diesem Fall um keine reguläre Referenzen handelt, ist eine Sonderbehandlung zur Vermeidung von endlosen Rückwärtsreferenzen nicht erforderlich. Ein Rückwärtsverweis, welcher auf die Speicherstelle einer Referenz verweist, wird im folgenden als „Backlink“ (Abb. 4.1) bezeichnet.



TopWinglet ... Skalar1 Backlink relocLen len flags type Referenz 1 ... BottomWinglet



TopWinglet ... Skalar1 Backlink relocLen len flags type Referenz 1 ... BttomWinglet



Referenz Backlink



Abbildung 4.1 Backlinks



Es bleibt zu klären, in welcher Form die Backlinks gespeichert werden können. Eine Möglichkeit hierfür besteht in der Verwendung einer zentralen Instanz, welche für jedes Objekt die Menge an existierenden Backlinks vermerkt. Der Nachteil dieses Ansatzes besteht in einer deutlichen Erhöhung der Netzlast, da jede Veränderung einer Referenz an die zentrale Instanz propagiert werden muß. Dies ist unabhängig davon, ob die zentrale Instanz als VVS-Objekt realisiert ist oder eine explizite Benachrichtigung eines dedizierten Knotens erfolgt. Ein alternativer Ansatz ohne zentrale Instanz basiert auf der Verwaltung der Backlinks durch das referenzierte Objekt. Eine unmittelbare Speicherung der Backlinks im Objekt ist hierfür ungeeignet, da die Anzahl an Rückwärtsverweisen im voraus nicht bekannt ist und somit eine dynamische Erweiterung des Objektes erforderlich wäre. Dies ist nur durchführbar, wenn der an das Objekt anschließende Speicherbereich noch nicht belegt ist. Anderenfalls würde eine dynamische Vergrößerung zu einer erneuten Allozierung des Objektes mit anschließendem Kopieren des Inhaltes und Anpassen aller Referenzen führen. Der hierbei entstehende Aufwand ist für die Verwaltung von Rückwärtsverweisen nicht akzeptabel. Um die Leistung des Systems möglichst wenig zu beeinträchtigen, muß der Aufwand für die Verwaltung der Backlinks gering gehalten werden. Dies betrifft sowohl die benötigte Ausführungszeit als auch den Speicherbedarf. Erstere sollte zudem möglichst konstant gehalten werden und nicht von der Anzahl der bereits eingetragenen Referenzen abhängen, um eine Vorhersagbarkeit für die Ausführungszeit von Anwendungen zu ermöglichen. Eine zusätzliche Reduzierung des Aufwandes für die Backlinks ergibt sich durch den in Kapitel 2.5 beschriebenen „leeren“ Stack zwischen zwei Transaktionen. Findet die Objektrelozierung innerhalb einer eigenständigen Transaktion statt, so ist eine
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Berücksichtigung von Referenzen auf dem Stack und in den Prozessorregistern nicht erforderlich und es kann auf eine Erstellung von Backlinks für derartige Referenzen verzichtet werden.



4.4 Backchain Der erste Ansatz für die Verwaltung von Backlinks geht auf Traub [Trau96] zurück und sieht eine Verkettung aller Referenzen auf ein Objekt vor. Um diese Verkettung zu realisieren, werden alle Zeiger aus zwei Feldern aufgebaut, wobei das erste eine reguläre Referenz enthält und das zweite der Fortführung der Verkettung dient. Letzteres erfolgt durch die Speicherung der Adresse einer weiteren Referenz auf das durch den Referenzteil des Zeigers bezeichnete Objekt (Abb. 4.2).



... Backchain HEADER Referenz Bachchain ... Referenz



... Backchain HEADER Referenz Bachchain ...



... Backchain HEADER ...



Backlink



Abbildung 4.2 Die Backchain



Der Kopf der verketteten Liste befindet sich im referenzierten Objekt. Hierfür erhält jedes Objekt einen zusätzlichen Backchain-Eintrag. Der Backlink auf eine neu erzeugte Referenz auf ein Objekt wird stets am Kopf der Liste eingefügt. Ihre Speicheradresse wird hierzu im Backchain-Eintrag des Objektes gespeichert und der ursprüngliche Wert dieses Feldes wird in die neu erzeugte Referenz verschoben. Dieses Verfahren ermöglicht das Einfügen neuer Referenz mit konstanter Laufzeit. Ein erheblicher Nachteil besteht jedoch durch den mitunter sehr hohen Aufwand beim Löschen von Referenzen, insbesondere wenn eine der letzten Referenzen in einer langen Kette ausgetragen wird. Hierfür müssen unter Umständen große Teile der Backchain durchsucht werden. Dies erfordert die Präsenz der traversierten Objekte und somit der sie enthaltenden Seiten auf dem Knoten. Erstreckt sich die Backchain über eine große Anzahl logischer Seiten, so führt dies zu einer deutlichen Vergrößerung des Read-Sets der Transaktion und somit zu einem erhöhten Kollisionsrisiko. Die Anforderung der benötigten Seiten kann zudem eine erheblichen Netzlast verursachen und somit die Leistungsfähigkeit des Clusters zusätzlich reduzieren.
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... Backchain Header Referenz Bachchain ...



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



Ursprünglicher Zustand



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



... Backchain Header Referenz Bachchain ...



Zustand nach dem Löschen der Referenz Referenz



Backlink



Verändertes Objekt



Abbildung 4.3 Invalidierung fremder Objekte



Neben der Erhöhung des Kollisionsrisikos aufgrund des lesenden Zugriffes auf Objekte besteht die Gefahr, daß eine zunächst unbeteiligte Transaktion durch die Veränderung der Backchain abgebrochen werden muß. Eine derartige Situation entsteht, wenn eine Referenz, welche sich nicht an den Enden der Kette befindet, gelöscht wird. Der entsprechende Zeiger muß aus der Kette ausgetragen werden. Um eine Fortsetzung der Backchain zu gewährleisten, muß der Wert des Backchain-Feldes des gelöschten Zeigers in das Backchain-Feld des in der Backchain vorhergehenden Zeigers eingetragen werden (Abb. 4.3). Das Objekt, welches diesen Zeiger enthält, wird hierbei verändert und die entsprechende Seite erscheint im Write-Set der Transaktion. Dies führt während der Commitphase zu einem potentiellen Abbruch von Transaktionen, welche auf dieses Objekt zugreifen. Besonders problematisch ist eine Anpassung der Backchain-Einträge im Zusammenhang mit Systemobjekten. Diese können von fremden Knoten nicht verändert werden. Eine Referenz, welche sich in einem Systemobjekt befindet, würde die Backchain an dieser
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Stelle unterbrechen und somit den gesamten Mechanismus außer Kraft setzen. Die Veränderung des referenzierten Objektes bei der Erzeugung einer neuen Referenz würde bei jeder Instanzierung eines Systemobjektes aufgrund des Typzeigers zu einer Veränderung des zugehörigen Klassendeskriptors und somit zu dessen Invalidierung auf entfernten Knoten führen. Folglich kann die Backchain bei Systemobjekten nicht eingesetzt werden. Aufgrund der beschränkten Einsatzmöglichkeiten der Backchain und des erheblichen Aufwandes beim Löschen von Referenzen ist dieses Verfahren für einen transaktionalen verteilten Heap nicht geeignet. Es wird eine alternative Implementierung für die Verwaltung der Backlinks benötigt, welche die Nachteile der Backchain, insbesondere die Verteilung der Backlinks und die hiermit verbundene Invalidierung fremder Objekte, vermeidet.



4.5 Backpacks Bei der Entwicklung einer Alternative zur Backchain wurde auf eine Optimierung der Verwaltung von Backlinks bezüglich Zugriffsgeschwindigkeit und Speicherbedarf Wert gelegt. Weiterhin soll möglichst wenig Netzlast entstehen, um die Leistungsfähigkeit des Clusters nicht übermäßig zu beeinträchtigen. Letzteres erfordert, daß die Referenzierung eines Objektes nicht zu dessen Veränderung führt, da dies eine Invalidierung der Seite auf entfernten Knoten zur Folge haben kann. Insbesondere bei Basisobjekten kann hierdurch erhebliche Netzlast, sowie eine große Anzahl an Kollisionen entstehen. Wird eine Veränderung des referenzierten Objektes vermieden, so läßt sich das Verfahren auch bei reiner Invalidierungssemantik für Systemobjekte anwenden. Referenzen



Objekt ... Header Backpack Referenz ...



Backlinks Backpack



Abbildung 4.4 Backpacks



Um eine Reduzierung der Zugriffszeit auf Backlinks zu erzielen, muß deren potentiellen Verteilung über den gesamten Cluster vermieden werden. Bei einer Verwaltung der Backlinks durch das referenzierte Objekt müssen diese in einem eigens hierfür vorgesehenem Objekt, welches im folgenden als Backpack bezeichnet wird, gespeichert werden (Abb. 4.4). Backpacks stellen einen Container dar, welcher die Backlinks auf ein
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Objekt aufnehmen kann. Sie werden nur durch das Objekt, dessen Backlinks sie beinhalten, referenziert. Die Erstellung eines Backpacks für ein Objekt erfolgt bei dessen Allozierung, da hierbei üblicherweise die erste Referenz auf das Objekt erzeugt wird. Bei allen späteren Zuweisungen von Referenzen wird lediglich das Backpack modifiziert. Hierdurch werden Invalidierungen des referenzierten Objektes vermieden. Kollisionen zwischen zwei Transaktionen können im Zusammenhang mit den Backlinks nur entstehen, wenn beide eine Referenz auf das selbe Objekte verändern. Transaktionen, welche nur lesend oder schreibend auf das referenzierte Objekt zugreifen, sind hiervon nicht betroffen. Für eine Ermittlung von Referenzen auf ein Objekt während der Objektrelozierung ist die Betrachtung des zugehörigen Backpacks ausreichend. Dies verringert im Vergleich zur Backchain sowohl die Netzlast als auch die Anzahl der im Read-Set enthaltenen Objekte bzw. Seiten und führt somit zu einer deutlichen Reduzierung der Kollisionswahrscheinlichkeit der relozierenden Transaktionen. Backpacks besitzen eine vorgegebene Größe und können daher nur eine begrenzte Anzahl an Backlinks aufnehmen. Ist der Speicherplatz in einem Backpack erschöpft, so muß dieses entweder erweitert oder durch ein größeres ersetzt werden. Eine dynamische Vergrößerung der Backpacks ist nicht in allen Fällen möglich und somit als Strategie ungeeignet. Weiterhin ist eine Ersetzung des Backpacks aufgrund der resultierenden Anpassung des Objektes nicht empfehlenswert. Mögliche Vorgehensweisen für die Erweiterung eines Backpacks sind die Verkettung von Backpacks und die Einführung eines Brücken-Objektes, welches die Verbindung zwischen Objekt und seinem Backpack herstellt. Letzteres würde einen Austausch des Backpacks ohne Veränderung des eigentlichen Objektes ermöglichen, erfordert jedoch ein zusätzliches Objekt und führt somit zu einem erhöhten Speicherbedarf. Als Spezialfall für ein Brückenobjekt kann das erste Backpack dienen, sofern dieses ein Referenzfeld für ein weiteres Backpack enthält. Die Wahl einer geeigneten Strategie für die Erweiterung der Backpacks ist von deren interner Organisation abhängig, welche in Kapitel 4.7 näher betrachtet wird. Der Verweis von einem Objekt auf sein Backpack muß gesondert behandelt werden. Würde es sich hierbei um eine reguläre Referenz handeln, so würde diese zur Erzeugung eines Backlinks und somit eines Backpacks für ein Backpack führen. Um dies zu vermeiden, kann während der Erstellung einer Referenz überprüft werden, ob diese auf ein Objekt vom Typ Backpack verweist und gegebenenfalls die Erzeugung eines Backlinks verhindert werden. Dies führt jedoch einerseits zu einem erhöhten Aufwand bei der Erstellung von Referenzen und andererseits zu Backpacks ohne Backlink. Folglich ist eine Ermittlung des zum Backpack zugehörigen Objektes und somit eine Relozierung des Backpacks nicht möglich. Um die Relozierbarkeit der Backpacks zu erhalten, kann deren Eigenschaft, daß nur eine Referenz auf sie existiert, ausgenutzt werden. Das entsprechende Backlink kann direkt im Backpack gespeichert werden. Dies vermeidet die Entstehung eines zusätzlichen Backpacks, erfordert jedoch eine Sonderbehandlung bei der Relozierung und der Freispeichersammlung.
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Eine Alternative hierzu besteht im Zugriff auf die Backpacks ohne echte Referenz. In diesem Fall würde kein automatischer Backlink erzeugt und der Eintrag für das dazugehörige Objekt im Backpack müßte manuell erstellt werden. Dies würde ebenfalls bedeuten, daß bei der Relozierung eines Backpacks die Anpassung des Objektes außerhalb der Relozierungsmechanik erfolgen müßte. Eine Lösung der Referenzierungsproblematik von Backpacks ergibt sich im Zusammenhang mit internen Backlinks.



4.6 Interne Backlinks Die Backpacks erlauben eine konzentrierte Verwaltung der Backlinks für ein Objekt, führen jedoch zu einem nicht zu vernachlässigenden Speicherbedarf, da es sich um reguläre VVS-Objekte mit Objektheader und Winglets handelt. Für häufig referenzierte Objekte mit einer großen Anzahl an Backlink ist dieser Aufwand vertretbar. Wird ein Objekt jedoch nur selten referenziert, so ist der Speicheraufwand durch die Backpacks zu hoch. Dies gilt insbesondere für Objekte welche, nur einmal referenziert werden. Eine Möglichkeit, den Speicherbedarf für selten referenzierte Objekte zu reduzieren, besteht in der Kombination der Backpacks mit internen Backlinks. Bei diesen handelt es sich um eine Anzahl von Feldern, welche sich direkt im Objekt befinden und die ersten n Backlinks eines Objektes aufnehmen können (Abb. 4.5). Erst bei mehr als n Backlinks wird für ein Objekt ein Backpack erzeugt, das fortan alle Backlinks eines Objektes enthält. Eine gleichzeitige Verwendung von internen Backlinks und Backpacks verkompliziert sowohl die Relozierung als auch die Freispeichersammlung, da sowohl die Backpacks als auch die internen Backlinks betrachtet werden müssen, und sollte daher vermieden werden. ... Backlink n ... Backlink 2 Backlink 1 Header Backpack Referenz ...



... Objekt Referenzen



Abbildung 4.5 Interne Backlinks



Fällt die Anzahl der Referenzen im laufenden Betrieb wieder unter einen Schwellwert, so bestehen zwei mögliche Vorgehensweisen. Zum einen kann ein einmal erstelltes Backpack während der gesamten Lebensdauer des Objektes beibehalten werden, zum anderen kann das Backpack verworfen und die Backlinks wieder im Objekt gespeichert werden. Letzteres kann jedoch zu einem ständigen Erstellen und Verwerfen des Backpacks führen, wenn sich die Anzahl der Referenzen um den Schwellwert bewegt. Um dies zu Vermeiden, ist die Definition eines zweiten Schwellwertes für die Rückkehr zu internen Backlinks angebracht. Der Schwellwert für die Erstellung eines Backpacks ist üblicher-



Backlinks und Backpacks – Eine Buchführung für Referenzen in



85



weise gleich der Anzahl der internen Backlinks +1, während der Schwellwert für die Rückkehr zu den internen Backlinks deutlich kleiner sein und in etwa n/2 betragen sollte. Die Verwendung interner Backlinks stellt einen Kompromiss zwischen Speicherausnutzung und dem Wunsch dar, referenzierte Objekte nicht zu verändern. Wird ein Objekt nur einmal referenziert, so entstehen durch interne Backlinks keine Nachteile. Die Verwendung eines einzelnen internen Backlinks kann lediglich einmalig zu einer Invalidierung des Objektes führen und ist somit angebracht. Werden mehrere interne Backlinks verwendet, so erhöht dies die Gefahr von Veränderungen des referenzierten Objektes. Zudem muß berücksichtigt werden, daß die Anzahl von internen Backlinks für alle Objekte festgelegt ist. Wird eine zu große Zahl an internen Backlinks vorgesehen, so führt dies potentiell zu einer Speicherverschwendung innerhalb der Objekte. Veränderungen von referenzierten Objekten sollten insbesondere bei Systemobjekten vermieden werden, da deren Anpassung durch entfernte Knoten im Zusammenhang mit einer Invalidierungssemantik nicht möglich ist und bei verwendeter Updatesemantik zu hoher Netzlast führt. Folglich sollte bei Systemobjekten auf interne Backlinks verzichtet und bei deren Erstellung ein Backpack erzeugt werden. Mit Hilfe der internen Backlinks kann auch die Problematik der Verweise auf Backpacks elegant gelöst werden. Der Verweis eines Objektes auf sein Backpack kann als reguläre Referenz erfolgen. Der hierbei entstehende Backlink wird im ersten internen BacklinkFeld des Backpacks gespeichert. Eine Sonderbehandlung ist weder für die Referenz noch für das Backpack im Falle einer Objektrelozierung erforderlich. Durch den internen Backlink erhält ein Backpack automatisch einen Verweis auf seinen Eigentümer. Ein direkter Zugriff auf das Objekt ist jedoch nicht möglich, da der Verweis nicht auf den Anker des Objektes, sondern auf die Referenz zum Backpack zeigt. Die Position der Backpack-Referenz im Objekt ist aufgrund der gemeinsamen Abstammung aller Objekte vom selben Root-Objekt festgelegt. Eine Ermittlung der Adresse des Objektankers kann somit auf einfache Weise und ohne Durchsuchen des Objektes erfolgen. Wird eine weitere Einsparung von Speicher gewünscht, so kann das erste interne Backlink-Feld eines Objektes für den Verweis auf sein Backpack genutzt werden. Dies erfordert eine Markierung im Objekt, welche auf die aktuelle Bedeutung des BacklinkFeldes hindeutet, erlaubt jedoch die Einsparung einer zusätzlichen Referenz. Eine derartige Markierung kann auf einfache Weise im Flagfeld des Objektes gespeichert werden. Bei diesem Verfahren wird im Backpack kein Backlink erzeugt. Der Verweis auf den Eigentümer muß somit manuell erstellt werden. Hierfür kann wiederum das interne Backlink-Feld des Backpacks verwendet und darin die Adresse des Eigentümers abgelegt werden. Die hierbei entstehende Speichereinsparung erfordert jedoch eine Sonderbehandlung des Backpacks bei der Objektrelozierung und der Freispeichersammlung und ist daher nicht angeraten.
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4.7 Organisation der Backpacks Eine ideale Verwaltung der Backlinks in den Backpacks erlaubt eine konstante und möglichst geringe Zugriffszeit ohne Speicherverschwendung. Dieses Ziel kann jedoch nicht erreicht werden, da bereits die Forderung, keine Speicherverschwendung zu erhalten, eine dynamisch veränderbare Backpackgröße voraussetzt. Dies führt mitunter zu einem erheblichem Aufwand und somit zu einem starken Anstieg der Ausführungszeit. Die Organisation der Backpacks muß somit einen geeigneten Kompromiss zwischen Speicherbedarf und Zugriffszeit darstellen. Im folgenden werden Ansätze für die interne Organisation der Backpacks bezüglich Speicherbedarf, Zugriffsverhalten und Erweiterbarkeit untersucht und bewertet.



4.7.1 Lineare Liste Die Verwendung einer linearen Listen stellt die einfachste Verwaltungsstruktur für die Backlinks in einem Backpack dar. Die Backlinks können hierbei sortiert oder unsortiert abgelegt werden. Wird auf eine Sortierung der Liste verzichtet, so können neue Werte immer am Ende angefügt werden. Die Laufzeit für die Eintragung neuer Backlinks bleibt somit konstant (O(1)). Der Nachteil dieses Ansatzes entsteht beim Auffinden und Löschen von bereits gespeicherten Werten, da hierbei im schlechtesten Fall die gesamte Liste durchsucht werden muß (O(n)). Die alternative Implementierung mittels sortierter Liste erfordert ein erneutes Sortieren bei jeder Einfüge- oder Löschoperation auf der Liste. Beide Operationen erfordern, daß im Mittel die Hälfte der Einträge verschoben werden (O(n)). Eine Sortierung der Liste verringert den Aufwand bei Löschoperationen nicht, führt jedoch zu einer Erhöhung der Laufzeit bei der Erzeugung neuer Backlinks und somit bei der Objektallozierung. Vorteile bietet eine Sortierung lediglich bei der Suchoperation, welche in O(log(n)) durchgeführt werden kann. Da eine reine Suchfunktion innerhalb der Backpacks deutlich seltener erfolgt als das Einfügen und Löschen von Backlinks, ist eine Realisierung mittels sortierter Liste für die Backpacks nicht sinnvoll. Der Vorteil einer linearen Liste liegt in dem relativ geringen Speicherbedarf im Vergleich zu anderen Verfahren. Werden die einzelnen Objekte selten referenziert oder bleiben eingetragene Referenzen über eine lange Zeit bestehen, so ist dieses Verfahren für die Realisierung der Backpacks geeignet. Eine Erweiterung des Speicherplatzes für Backlinks kann durch eine Verkettung von Backpacks einfach realisiert werden. Hierdurch kann das Kopieren von Werten in ein neues Backpack vermieden und somit die Belastung des Knotens bei einem erschöpften Backpack verringert werden. Die Verkettung von Backpacks würde den Aufwand für Einfüge- und Löschoperationen geringfügig erhöhen. Um weiterhin eine konstante Laufzeit für das Einfügen von Referenzen zu garantieren, können die Backpacks mit einem Referenzfeld, welches auf das letzte Backpack verweist, versehen werden. Durch die interne Organisation der Backpacks in Form einer linearen Liste kann ein deutlicher Leistungsgewinn gegenüber der Backchain erzielt werden. In einem verteilten Heap werden Referenzen jedoch häufig erzeugt und gelöscht, insbesondere bei einer



Backlinks und Backpacks – Eine Buchführung für Referenzen in



87



Übersetzung von Programmen durch den Compiler. Die Voraussetzungen für den Einsatz einer linearen Liste sind somit nicht gegeben. Aufgrund der hohen Komplexität beim Löschen von Backlinks ist dieser Ansatz für Plurix nicht geeignet.



4.7.2 Bäume Die Speicherung von Daten erfolgt häufig mittels Binärbäumen, da deren Verwaltung eine günstige mittlere Komplexität besitzt. Alle für die Organisation der Backlinks notwendigen Operationen wie Einfügen, Suchen und Löschen können in einem ausgeglichenen Binärbaum mit einer Komplexität von O(log(n)) durchgeführt werden. Es muß jedoch verhindert werden, daß ein Binärbaum aufgrund einer ungünstigen Folge von Operationen zu einer linearen Liste degeneriert, da in diesem Fall die Zugriffszeiten erheblich schlechter sind, als dies bei einer linearen Liste der Fall wäre. Der Aufwand, um einen Binärbaum vollständig auszugleichen, beträgt O(n). Aufgrund der fehlenden Informationen über den Zustand des Baumes muß dieser regelmäßig überprüft und gegebenenfalls ausgeglichen werden. Dies führt zu einer mittleren Komplexität von O(n) für die Verwaltung von Informationen in einem Binärbaum [Schö01]. Die mittlere Komplexität von Binärbäumen unterscheidet sich somit nicht von der einer linearen Liste. Weiterhin kann eine lineare Liste mit weniger Speicherbedarf realisiert werden, so daß die Verwendung von Binärbäumen für die Verwaltung der Backlinks in den Backpacks nicht angebracht ist. Eine alternative Verwaltung mittels B-Bäumen reduziert zwar die Baumtiefe und somit die Komplexität für Zugriffe in einem balanzierten Baum auf O(logt(n)), wobei t die Anzahl der Einträge pro Knoten bezeichnet, besitzt aber weiterhin die Notwendigkeit einer Balanzierung. Der Aufwand hierfür beträgt wiederum O(n), so daß sich im Zusammenhang mit Backpacks kein wesentlicher Vorteil ergibt. Eine Reduzierung des Aufwands für das Ausgleichen von Bäumen kann durch den Verzicht auf eine vollständige Balanzierung erzielt werden. Dies läßt sich mit Hilfe von AVL- oder Rot-Schwarz-Bäumen realisieren. Beide Arten von Bäumen ermöglichen die Durchführung aller benötigter Operationen mit einer mittleren Komplexität von O(log (n)). Bei der Implementierung der Backpacks können Bäume nicht auf herkömmliche Weise implementiert werden. Dies würde zu einem Objekt pro Knoten des Baumes und somit aufgrund der Objektheader zu einem hohen Speicherbedarf führen, welcher für die Verwaltung der Backlinks nicht tolerierbar ist. Folglich muß auf eine alternative Implementierung von Bäumen zurückgegriffen werden. Eine mögliche Lösung hierfür ist deren Realisierung mit Hilfe von Arrays. Hierbei wird bei Binärbäumen ein Knoten an der Position n, seine beiden Nachfolger an Position 2n und 2n+1 eingefügt. Die Zählung der Knoten beginnt mit der Wurzel bei 1. Aufgrund der zusätzlichen Information in AVL- und Rot-Schwarz-Bäumen müßte der Knoten bei n, seine Nachfolger bei 2n+1 bzw. bei 2(n+1) +1 eingefügt werden, wobei die Felder 2n+2 und 2(n+1)+2 die benötigten Zusatzinformationen enthalten (Abb. 4.6).
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Implementierung als Array Abbildung 4.6 Alternative Implementierung von AVL-Bäumen



Die Implementierung mit Hilfe von Arrays führt zu Problemen bei den Rotationsfunktionen in AVL-Bäumen. Diese werden benötigt, wenn im Anschluß an eine Einfügeoder Löschoperation die AVL-Bedingung verletzt ist. Bei einer Implementierung mittels Objekten kann eine einfache Rotation mit Komplexität O(1), eine Doppelrotation mit Komplexität O(log(n)) durchgeführt werden (Abb. 4.7). Diese Komplexität kann nur beibehalten werden, wenn Rotationen anhand von Veränderungen der Zeiger durchgeführt werden. In einem Array ist dies nicht trivial möglich. Typischerweise müssen hier die entsprechenden Knoten an die vorgesehenen Positionen kopiert werden. Dies bedeutet, daß selbst bei einer einfachen Rotation große Teile des Arrays kopiert werden müssen (Abb. 4.8). Hieraus folgt für eine Implementierung von Bäumen mittels Arrays eine Komplexität von O(n), wenn dessen Inhalt reorganisiert werden muß. Da dies bei jeder Einfüge- und Löschoperation auftreten kann, ist eine derartige Implementierung ungeeignet. Um dennoch Bäume in Backpacks einsetzten zu können, müßte die Zeigerstruktur nachgebildet und jeder Eintrag mit zwei Feldern für seine Kinder versehen werden. Dies führt jedoch zu einem erheblichen Speicherbedarf, welcher für die Realisierung der Backpacks nicht zu vertreten ist. Folglich ist die Verwendung von Bäumen für die interne Organisation der Backpacks nicht empfehlenswert.



Backlinks und Backpacks – Eine Buchführung für Referenzen in Verletzte AVL-Bedingung



20[0]



10[0]



5[0]



20[2]



25[-1]



10[1]



15[0]



5[1]



89



einfache Rechtsrotation



25[0]



15[0]



3[0] 3[0]



10[0]



5[1]



xx Wert des Knotens [x] Differenz Teilbaumhöhe 0: Balanziert 1: linker Teilbaum höher -1: rechter Teilbaum höher



20[0]



15[0]



3[0]



25[0]



Abbildung 4.7 Einfache Rotationen (Implementierung mit Referenzen)
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Abbildung 4.8 Einfache Rotationen (Implementierung mittels Array)
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4.7.3 Hashing Der Vorteil des Hashings besteht in der Garantie einer konstanten Zugriffszeit auf die in den Hashtabellen gespeicherten Werte. Von entscheidender Bedeutung hierfür ist die Wahl eines geeigneten Hash-Verfahrens sowie einer „guten“ Hashfunktion. Ersteres beinhaltet die Organisation der Tabelle sowie die Behandlung von Überläufern, wie sie bei der Abbildung zweier Werte auf den selben Tabelleneintrag entstehen. Eine Übersicht über „gute“ Hashfunktionen, welche die Datensätze möglichst effizient streuen und somit die Anzahl an Überläufern reduzieren, findet sich in der Literatur [OtWi02]. Bei der Wahl einer „guten“ Hashfunktion ergeben sich durch die Backpacks keine Besonderheiten. Sie wird daher an dieser Stelle nicht weiter betrachtet. Aufgrund des gewünschten minimalen Aufwands für die Verwaltung der Backlinks muß bei der Wahl eines Hash-Verfahrens für die Backpacks dessen Erweiterbarkeit berücksichtigt werden. Diese sollte ohne großen zusätzlichen Aufwand und somit ohne Ersetzen des bestehenden Backpacks oder erneutes Hashen der, in den Tabelle enthaltenen, Werte erfolgen. Existierende Verfahren können in statische und dynamische Hash-Verfahren unterteilt werden. Die einzelnen Verfahren werden im folgenden bezüglich ihrer Erweiterbarkeit und somit ihre Einsatzmöglichkeit in den Backpacks betrachtet.



4.7.3.1 Statische Hashverfahren Statische Hash-Verfahren beruhen auf Tabellen mit fester Größe und somit mit einer zuvor festgelegten Anzahl an möglichen Einträgen, sogenannten Buckets. Jeder Bucket entspricht hierbei einem möglichen Ergebnis der Hashfunktion. Die Größe der Buckets kann bei den einzelnen Verfahren variieren, um potentielle Überläufer aufnehmen zu können. Aufgrund der festgelegten Größe der Hashtabelle lassen sich statische Verfahren einfach auf Backpacks abbilden. Sie führt jedoch auch zu zwei grundsätzlichen Problemen. Zum einen kann eine hohe Speicherverschwendung entstehen, wenn die Anzahl der Datensätze deutlich geringer als die der Buckets ist, und zum anderen müssen die Tabellen reorganisiert werden, falls die Anzahl der Datensätze einen festgelegten Grenzwert überschreitet und somit der Füllungsgrad der Tabelle zu hoch wird. Eine Erweiterung der Backpacks durch eine Verkettung ist in diesem Fall nicht möglich. Hierbei könnten die Buckets im neuen Backpack zwar weitergezählt werden, die Hashfunktion muß jedoch an die neue Bucketzahl angepaßt werden. Diese Veränderung der Hashfunktion erfordert ein erneutes Hashen der bereits enthaltenen Werte und führt somit zu einem erheblichen Aufwand. Erfolgt keine Reorganisation, so erhöht sich die Wahrscheinlichkeit von Kollisionen bei der Hashfunktion und somit die Anzahl an Überläufern. Anhand der Verwaltung von Überläufern können statische Hash-Verfahren weiter unterteilt werden. Die Literatur unterscheidet hierbei offenes-, geschlossenes- und hybrides Hashing. 4.7.3.1.1 Offenes Hashing



Beim offenen Hashing werden Überläufer in separaten Listen verwaltet, welche aufgrund der unbekannten Anzahl an Überläufern üblicherweise mittels verketteter Strukturen
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realisiert und bei Bedarf an das jeweilige Bucket angehängt werden. Die Implementierung einer verketteten Liste erfordert jedoch die Verwendung eines separaten Objektes pro Überläufer. Der hierbei entstehende Speicherbedarf ist im Zusammenhang mit Backpacks nicht vertretbar. Eine alternative Implementierung des offenen Hashings basiert auf der Verwaltung von Überläufern in einem Array pro Bucket. Dies führt einerseits selbst zu einer erheblichen Anzahl an Objekten und begrenzt andererseits die maximale Anzahl an verwaltbaren Überläufern. Die Verwendung von Listen führt weiterhin stets zu einer Erhöhung der Zugriffszeit auf die gespeicherten Elemente und reduziert somit die Vorteile einer Hashtabelle. Folglich muß die Anzahl an Überläufern pro Bucket möglichst gering gehalten werden. Aufgrund der hierdurch entstehende Notwendigkeit einer Reorganisation der Hashtabelle, sowie der aufwendige Realisierung der Überlauflisten ist das offene Hashing für die interne Organisation der Backpacks ungeeignet. 4.7.3.1.2 Geschlossenes Hashing



Das geschlossene Hashing verwaltet entstehende Überläufer innerhalb der Hashtabelle. Die Ermittlung einer geeigneten Position erfolgt über eine Sondierungsfolge, welche bestimmt, wie vom eigentlich zu verwendenden Bucket ausgehend nach einer freien Position gesucht wird. Häufig verwendete Verfahren hierfür sind lineare- und quadratische Suche sowie Double-Hashing. Lineare und quadratische Sondierungsfolgen neigen zur Clusterbildung innerhalb der Tabelle. Dies kann im schlechtesten Fall dazu führen, daß eine Hashtabelle zu einer linearen Liste degeneriert. Double-Hashing bildet zwar keine Cluster, führt aber aufgrund der mehrfachen Berechnung der Hashfunktionen zu einem erhöhten Rechenaufwand. Geschlossenes Hashing erlaubt im Vergleich zum offenen Hashing eine bessere Speicherausnutzung, da Überläufer nicht in eine separate Liste ausgelagert werden. Es werden keine verketteten Strukturen und somit auch keine zusätzlichen Zeiger benötigt. Die erforderlichen Sondierungsfolgen führen jedoch im Vergleich zum offenen Hashing zu einer schlechteren Zugriffszeit auf die Inhalte der Tabelle. Weiterhin bleibt die Notwendigkeit zur Reorganisation aufgrund der festgelegten Tabellengröße bestehen. 4.7.3.1.3 Hybrides Hashing



Hybrides Hashing bildet einen Kombination zwischen offenem und geschlossenem Hashing und versucht die Vorteile beider Verfahren zu kombinieren. Überläufer werden hierbei wie beim geschlossenen Hashing in der Tabelle selbst untergebracht, die einzelnen Einträge werden jedoch miteinander verkettet. Hierfür werden für jeden Eintrag zwei Felder vorgesehen, wobei eines den zu speichernden Wert und das andere einen Verweis auf den nächsten Eintrag enthält. Hybrides Hashing besitzt ein besseres Zugriffsverhalten gegenüber geschlossenem Hashing, benötigt allerdings bedeutend mehr Speicher. Der Nachteil der Reorganisation kann auch beim hybriden Hashing nicht vermieden werden.
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4.7.3.2 Dynamische Hashverfahren Bei den dynamischen Hashverfahren wird die Größe der Hashtabelle an die Anzahl der zu speichernden Datensätze angepaßt. Dies ermöglicht eine deutlich verbesserte Speichernutzung im Vergleich zu statischen Verfahren und verhindert eine vollständige Reorganisation der Hashtabelle. Die dynamische Anpassung an die Anzahl der Datensätze kann auf unterschiedliche Weise erfolgen. Im folgenden werden ausgewählte Verfahren des dynamischen Hashings genauer betrachtet. Eine Übersicht über existierende Verfahren findet sich in [OtWi02]. 4.7.3.2.1 Lineares Hashing



Lineares Hashing basiert auf einer Tabelle mit n Buckets beliebiger Größe, welche mit 0 bis n-1 nummeriert sind. Neue Datensätze werden anhand der Hashfunktion h0(key) = key mod n auf einen der bestehenden Buckets abgebildet. Entstehen hierbei Überläufer, so werden diese wie beim offenen Hashing in einem Überlaufbereich, welcher üblicherweise als verkettete Liste realisiert wird, gespeichert. Übersteigen die Einträge in der Hashtabelle einen vorgegebenen Füllungsgrad, so wird ein neuer Bucket mit der Nummer n angelegt und der 0te Bucket wird aufgeteilt. Datensätze, die mit der Hashfunktion h0 auf den 0ten Bucket gehasht wurden, werden anhand einer neuen Hashfunktion h1(key) = key mod 2n auf den 0ten oder n-ten Bucket abgebildet. Übersteigt die Belegungsdichte wiederum den Grenzwert, so wird der nächste Bucket aufgeteilt. Sind bereits alle (n-1) Buckets aufgeteilt worden, so wird eine neue Hashfunktion h3(key)=key mod 3n gewählt und die Aufteilung beginnt erneut. Der Vorteil dieses Verfahrens im Zusammenhang mit Backpacks besteht in der einfachen Erweiterbarkeit der Hashtabelle. Hierfür wird bei Verwendung einer neuen Hashfunktion ein neues Backpack erstellt, welches die entstehenden Buckets aufnimmt. Die Größe der Backpacks sollte hierbei so gewählt werden, daß immer die gesamte nächste Generation an Buckets aufgenommen werden kann. Der Nachteil des linearen Hashings liegt in den benötigten Überlaufbereichen, welche sich im Zusammenhang mit Backpacks nicht performant realisieren lassen (siehe 4.7.3). Folglich ist dieses Verfahren für die Verwaltung der Backlinks nicht optimal. 4.7.3.2.2 Erweiterbares Hashing



Das erweiterbare Hashing besteht im Gegensatz zu den bisherigen Verfahren nicht aus einer einheitlichen Hashtabelle, sondern wird wird aus einem Index-Array mit Referenzen auf unabhängige Buckets für die einzelnen Datensätze aufgebaut. Letztere bieten jeweils Platz für mindestens 4 Einträge um Überläufer aufnehmen zu können. Das Ergebnis der Hashfunktion bezeichnet bei diesem Verfahren einen Eintrag innerhalb des IndexArrays, wobei die Abbildung der Datensätze auf einen Bucket anhand der letzten n Bits des Ergebnisses der angewendeten Hashfunktion erfolgt. Der Wert für n ergibt sich aus dem zweier Logarithmus der aktuell verwendeten Buckets und bezeichnet die aktuelle Verteilungstiefe.
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Werden einem Bucket mehr Einträge zugeordnet als Speicherstellen verfügbar sind, so wird ein neuer Bucket erstellt und die betroffenen Datensätze werden erneut verteilt. Übersteigt hierbei die Anzahl der Buckets die Größe des Index-Arrays, so wird dieses verdoppelt. Die neu entstehenden Felder für Ergebnisse mit Bitfolge „1x“ erhalten Referenzen auf den Bucket, der auch für die Bitfolge „0x“ vorgesehen ist. Hiervon ausgenommen sind lediglich die beiden Felder für den zu teilenden Bucket. Das Feld für die Bitfolge „0x“ verweist weiterhin auf den bestehenden Bucket, das Feld für „1x“ auf den neu erzeugten Bucket (Abb. 4.9). Üblicherweise startet dieses Verfahren mit nur 2 Buckets und berücksichtigt dementsprechend nur das niederwertigste Bit. Hashfunktion: h(x) = x mod 5 1. Ausgangssituation
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Abbildung 4.9 Erweiterbares Hashing



Der Vorteil des erweiterbaren Hashings liegt in einer konstanten Hashfunktion sowie in einer einfachen Erweiterung der Hashtabelle. Zudem können Überläufer direkt in den Buckets gespeichert werden, ohne daß für ihre Verwaltung zusätzliche Strukturen benötigt werden. Eine Implementierung des erweiterbaren Hashings mittels Referenzen ist im Zusammenhang mit Backpacks nicht sinnvoll. Dieses Problem kann umgangen werden, wenn die Referenzen als Adresse innerhalb eines Objektes, welches neben dem Index-Array auch die Buckets enthält, betrachtet werden. Hierdurch kann die Entstehung zusätzlicher Objekte vermieden und der benötigten Speicherbedarf deutlichen reduziert werden. Durch die Verwendung eines einzelnen Objektes ergeben sich jedoch Probleme bei der Erweiterung der Hashtabelle, da ein Backpack nicht dynamisch vergrößert werden kann.
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Eine Erweiterung hätte somit die Allozierung eines neuen Backpacks und ein Kopieren der Werte zur Folge. Dies entspricht dem Aufwand für die Reorganisation beim statischen Hashing. 4.7.3.2.3 Erweiterbares Hashing in Backpacks



Der Einsatz des erweiterbaren Hashings in Backpacks erfordert eine Lösung für die Erweiterung der Buckets, ohne daß hierbei ein Kopieren des gesamten Inhalts von Backpacks erforderlich ist. Die Speicherung aller Buckets innerhalb eines einzigen Backpacks führt bei einer Erweiterung letztendlich jedoch zur Ersetzung des Backpacks und ist daher nicht sinnvoll. Eine Erweiterung kann nur durch die Verkettung von Backpacks erfolgen. Hieraus ergibt sich eine Trennung von Indextabelle und Buckets und gegebenenfalls eine Aufteilung der Indextabelle selbst. Für die Ermittlung eines zugeordneten Bucket müssen die Einträge der Indextabelle somit neben der Position des Buckets auch die Nummer des Backpacks enthalten. Dies kann durch eine Unterteilung der Einträge in zwei Bereiche erreicht werden, wobei die höherwertigen Bits des Eintrages die Nummer des Backpacks und die niederwertigen die Position des Buckets in diesem Backpack enthalten (Abb. 4.10). Backpack Winglet



Backpack Winglet



Index-Table ...



Backpack



Buckets



Position



Header NextBackpack Winglet



Header NextBackpack Winglet



Abbildung 4.10 Aufbau der Backpacks beim erweiterbaren Hashing



Eine strikte Trennung von Index-Array und Buckets ermöglicht eine Erweiterung ohne Kopieren von Datensätze und somit einen Zugriff auf die gespeicherten Inhalte mit konstanter Laufzeit. Ist ein Backpack mit Buckets erschöpft, so kann beim erneuten Anlegen eines Buckets ein neues Backpack an die Liste angehängt und das Bucket hierin gespeichert werden. Für die Erweiterung der Indextabelle bei bereits erschöpftem Backpack ist deren Aufteilung in mehrere Backpacks erforderlich. Hierfür ist es ausreichend, zwischen das Backpack mit der Indextabelle und das erste Backpack mit Buckets ein
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neues einzufügen, welches die Fortsetzung der Tabelle enthält. Die Größe der Backpacks kann hierbei frei gewählt werden und ermöglicht somit eine effiziente Speichernutzung. Eine strikte Trennung zwischen Indextabelle und Buckets kann bei wenig referenzierten Objekten dennoch zu Speicherverschnitt führen. Dieser kann reduziert werden, indem das erste Backpack sowohl die Indextabelle als auch die ersten Buckets enthält. Die Indextabelle wird hierbei von unten nach oben, die Buckets entgegengesetzt angelegt, um eine Verschiebung der Einträge bei einer Erweiterung der Indextabelle zu vermeiden (Abb. 5.6). Dieses Verfahren kann so lange effizient angewandt werden, wie das Backpack nicht erschöpft ist. Im Falle einer Erweiterung wird für den neuen Bucket ein Backpack erzeugt, in welches jedoch auch Teile der alten Buckets kopiert werden müssen um Speicherplatz für die Indextabelle zur Verfügung zu stellen. Dies widerspricht dem Wunsch, ein Kopieren der Werte zu vermeiden. Dieser Aufwand entsteht jedoch nur solange, bis alle Buckets aus dem ersten Backpack ausgelagert wurden. Wird eine möglichst effiziente Speichernutzung gewünscht, so ist dieser Aufwand vertretbar. Backpack Winglet Buckets
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4.8 Bewertung Die Verwendung der Backlinks bietet eine effiziente Möglichkeit für die Ermittlung aller Referenzen auf ein Objekt. Es muß jedoch gewährleistet werden, daß dieses Verfahren die Leistungsfähigkeit des Clusters möglichst wenig beeinträchtigt. Dies gilt sowohl für die Ausführungszeiten der Anwendungen als auch für die Speicherauslastung. Eine möglichst geringe Beeinträchtigung der Ausführungszeiten kann durch die Verwendung der Backpacks erzielt werden, insbesondere wenn für deren Organisation dynamische Hash-Verfahren gewählt werden. Der Nachteil hierbei besteht jedoch in einem hohen Speicherbedarf aufgrund der verwendeten Referenzen auf die einzelnen
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Buckets. Um diesen Speicherverschnitt zu reduzieren, empfiehlt sich eine Abwandlung des erweiterbaren Hashings, indem auf Referenzen in der Indextabelle verzichtet und diese durch die Position eines Buckets im Backpack ersetzt werden. Weiterhin ist eine Kombination von Indextabelle und Buckets im ersten Backpack zugunsten einer besseren Speicherausnutzung angebracht. Wird auf eine wirklich konstante Zugriffszeit Wert gelegt, so kann dies durch strikte Trennung von Indextabelle und Buckets in mindestens zwei Backpacks erzielt werden. Unabhängig von der Organisation des ersten Backpacks ist die Verwendung von internen Backlinks in den Objekten angebracht. Diese führen nur zu einer geringfügigen Erhöhung der Laufzeit, erlauben jedoch eine erhebliche Einsparung an Speicher für wenig referenzierte Objekte. Der Nachteil der interne Backlinks liegt in der erhöhten Gefahr von Kollisionen auf dem Objekt selbst. Folglich sollte ihre Zahl nicht zu groß gewählt werden. Sinnvoll ist hierbei die Verwendung von 1 bis 3 internen Backlinks. Um eine Vereinfachung der Verwaltung von Backlinks zu erzielen, sollte auf eine gleichzeitige Verwendung von internen Backlinks und Backpacks verzichtet werden. Wird für ein Objekt ein Backpack erstellt, so sollten die internen Backlinks aufgelöst und in das Backpack verschoben werden. Die Referenzierung der Backpacks kann sowohl durch reguläre Referenzen als auch durch ihre Speicheradresse erfolgen. Letzteres erlaubt ein weiteres Einsparen an Speicher, da das erste interne Backlink für die Speicherung der Adresse auf das Backpack verwendet werden kann, erfordert jedoch Sonderbehandlungen der Backpacks bei der Freispeichersammlung und Relozierung. Zugunsten einer einheitlicheren Handhabung von Objekten sollte der Zugriff auf Backpacks mittels regulärer Referenzen erfolgen.



4.9 Verwandte Arbeiten Eine Verwaltung von Rückwärtsverweisen auf Referenzen auf ein Objekt kommt in anderen Systemen nicht zum Einsatz. Der erste Ansatz für deren Verwaltung wurde von Traub ([Trau96]) vorgeschlagen. Eine ausführliche Diskussion dieses Verfahrens findet sich in Kapitel 4.4. Der Ansatz der Backlinks kann am ehesten mit dem „Diffusion Tree“, wie ihn Piquer für die Freispeichersammlung vorschlägt, verglichen werden [Piqu95]. Bei diesem Verfahren besitzt jedes Objekt ein ihm zugeordneten „Diffusion“ oder „Inverse Reference Tree“, welcher alle Objekte, die eine Referenz auf das Wurzelobjekt besitzen, enthält. Piquer verwendet diesen inversen Baum ausschließlich für die Freispeichersammlung, um einen zentralen Referenzzähler zu vermeiden.



4.10 Zusammenfassung Die Auflösung von False-Sharing und die hierfür erforderliche Relozierung von Objekten stellt eine wichtige Funktion in einem System mit seitenbasiertem VVS dar.
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Dies erfordert ein effizientes Verfahren für die Ermittlung von Referenzen auf ein Objekt zur Laufzeit. Ein Durchsuchen des Speichers nach Referenzen ist aufgrund der Verteilung der Objekte im Cluster und der hierbei entstehenden Leistungseinbußen ungeeignet. Folglich wird eine Buchhaltung der Referenzen auf Objekte benötigt. Um eine zentrale Instanz und das hierbei entstehende Kollisionsrisiko zu vermeiden, besitzt jedes Objekt Informationen über eingehende Referenzen. Diese werden mit Hilfe der Backlinks, welche einen Rückwärtsverweis auf den Ursprung einer Referenz darstellen, verwaltet. Die Verwendung der Backlinks soll die Leistungsfähigkeit des Clusters möglichst wenig beeinträchtigen. Um dies zu erreichen, müssen Operationen auf den Backlinks mit geringer und möglichst konstanter Laufzeit durchführbar sein. Eine Lösung hierfür bietet die Verwendung von Backpacks. Dies sind spezielle Objekte, welche alle Backlinks für ein Objekt in sich sammeln. Die hierdurch erzeugte Konzentration bietet erhebliche Vorteile gegenüber eine verteilten Verwaltung der Backlinks. Um auf Werte innerhalb der Backpacks möglichst effizient zugreifen zu können, ist deren Organisation mit Hilfe von Hash-Verfahren anzustreben. Statische Hashverfahren verwenden eine Tabelle mit fester Größe und können daher ohne Anpassungen für die Backpacks übernommen werden. Es ist lediglich bei der Behandlung der Überläufer ein Verfahren zu wählen, welches diese ohne Referenzen und separate Objekte verwalten kann. Hierfür kommt vor allem das geschlossenen Hashing in Betracht. Der Nachteil der statischen Verfahren liegt in der begrenzten Kapazität der Hashtabelle und dem hiermit verbundenen erheblichen Aufwand für die Reorganisation im Falle einer erschöpften Hashtabelle. Eine einfachere Erweiterung der Tabelle kann mittels dynamischer Hash-Verfahren erzielt werden. Diese beruhen jedoch überwiegend auf Referenzen auf Buckets und können somit nicht ohne Anpassung in den Backpacks eingesetzt werden. Für die interne Organisation ist eine Variante des erweiterbaren Hashings angebracht, wobei die regulären Referenzen in der Indextabelle durch die Position des Buckets im Backpack ersetzt werden. Die Verwendung der Backpacks in Kombination mit Hashing ermöglicht die Durchführung aller Operationen in konstanter Laufzeit. Die benötigten zusätzlichen Objekte führen jedoch zu einem erheblichen Speicherverschnitt bei nur selten referenzierten Objekten. Um diesen zu reduzieren, werden Objekte um interne Backlinks erweitert, welche eine begrenzte Anzahl an Backlinks aufnehmen können. Lediglich Objekten, welche häufiger referenziert werden, wird ein Backpack zugeordnet (siehe Kapitel 7.3).
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Kapitel 5



5 Inkrementelle Freispeichersammlung für einen verteilten transaktionalen Heap 5.1 Traditionelle Freispeichersammlungsverfahren Traditionelle Algorithmen für eine automatische Freispeichersammlung werden in der Literatur in „Verfahren mit Referenzzähler“ (engl. reference counting) und „Verfahren mit Referenzverfolgung“ (engl. reference tracking) unterteilt. Diese Unterscheidung beruht auf der Art, in der nicht mehr benötigte Objekte ermittelt werden. Im folgenden wird ein kurzer Überblick über traditionelle Verfahren gegeben, für eine ausführliche Beschreibung sei der interessierte Leser auf [Jone96] verwiesen.



5.1.1 Verfahren mit Referenzverfolgung Alle Algorithmen dieser Klasse werden in mehreren Phasen und als eigenständiger Thread ausgeführt. Die Freispeichersammlung kann in diesem Fall nicht verschränkt mit der Applikation erfolgen. In einer ersten Phase werden alle erreichbaren Objekte ermittelt (scanning) und in geeigneter Weise gekennzeichnet. Dies erfolgt, indem von der Wurzelmenge ausgehend die transitive Hülle über die Referenzen gebildet wird. In einer zweiten Phase werden alle nicht gekennzeichneten Objekte freigegeben und der von ihnen belegte Speicherbereich wird der Speicherverwaltung für eine erneuten Vergabe zur Verfügung gestellt. Die Verfahren mit Referenzverfolgung können anhand der Art der „Markierung“ weiter unterteilt werden.



5.1.1.1 „Mark and Sweep“ Verfahren „Mark and Sweep“-Verfahren basieren auf zwei Phasen, der Markierungs- und der Freigabephase. In der Markierungsphase werden alle erreichbaren Objekte mit einer expliziten Marke versehen. Nicht markierte und somit nicht erreichbare Objekte werden in der anschließenden Freigabephase gelöscht. Um Objekte markieren zu können, besitzen diese ein zusätzliches Markierungsfeld. Zu Beginn der Markierungsphase werden die Markierungen aller Objekte im Speicher zurückgesetzt. Hierfür ist es erforderlich, daß die Freispeichersammlung jedes Objekt im Speicher erreichen kann. Eine Möglichkeit hierfür besteht in der Verwendung einer Liste, welche Referenzen auf alle Objekte enthält. Diese ist ausschließlich von der Freispeichersammlung aus zugreifbar und zählt somit nicht zu den Wurzelelementen. Die Erreichbarkeit eines Objektes wird durch sie nicht verändert. Der Algorithmus markiert alle von der Wurzelmenge aus erreichbaren Objekte, indem rekursiv alle Referenzen von erreichbaren Objekten untersucht werden. Besitzt kein besuchtes Objekte eine weitere Referenz auf ein nicht markiertes Objekt, so endet die Markierungsphase.
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Inkrementelle Freispeichersammlung für einen verteilten transaktionalen Heap Während der anschließenden Freigabephase werden die Markierungen aller Objekte im Speicher überprüft und nicht markierte Objekte gelöscht. Folglich darf die Freigabephase erst nach dem Abschluß der Markierungsphase erfolgen. Weiter dürfen Referenzen in bereits betrachteten Objekten nicht modifiziert werden, da sich hierbei die Erreichbarkeit eines Objektes verändern könnte. Wird die Markierungsphase nicht unterbrochen, so sind diese Bedingung erfüllt. Ein solches Vorgehen führt jedoch zu einer hohen Verzögerung. Verfahren, welche ohne Blockierung des Systems durchgeführt werden können, sind in Kapitel 5.1.2 beschrieben.



5.1.1.2 Kopierende Verfahren Bei den kopierenden Verfahren wird der zur Verfügung stehende Adressraum in mindestens zwei Bereiche geteilt, wobei nur einer der Bereiche für die Allozierung neuer Objekte verwendet wird und somit „aktiv“ ist. Während der Freispeichersammlung werden die Objekte sukzessiv aus dem aktiven (Quellbereich) in den passiven Bereich (Zielbereich) kopiert und die in den Objekten enthaltenen Referenzen angepaßt. Die Freispeichersammlung erfolgt ausgehend von der Wurzelmenge rekursiv und führt zu einem sukzessiven Verschieben aller Objekte, welche von der Wurzelmenge aus erreicht werden können (Abb. 5.1). Die im Quellbereich verbleibenden Objekte können nicht mehr erreicht und somit freigegeben werden. Nach Ablauf der Freispeichersammlung wird die Bedeutung der beiden Teilbereiche getauscht und die Allozierung von neuen Objekten erfolgt im ehemals passiven Bereich. Quellbereich Wurzelmenge
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Abbildung 5.1 Kopierende Freispeichersammlung
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Der Vorteil von kopierenden Verfahren liegt in der gleichzeitigen Kompaktierung des Speichers während der Freispeichersammlung. Allerdings dürfen auch bei diesem Verfahren die Referenzen während der Ausführung der Freispeichersammlung nicht verändert werden, so daß andere Anwendungen während dieser Zeit angehalten werden müssen. Ein weiterer entscheidender Nachteil dieser Verfahren liegt in der Unterteilung des Adressraumes in mehrere Bereiche und der hiermit verbundenen Reduzierung des Adressraumes für Anwendungen.



5.1.2 Inkrementelle Verfahren Ein erheblicher Nachteil der beschriebenen Verfahren besteht darin, daß Referenzen während der Ausführung der Freispeichersammlung nicht verändert werden dürfen. Dies führt zu einer mitunter lang andauernden und zeitlich nicht vorhersagbaren Blockierung des Knotens während der Ausführung der Freispeichersammlung. In einem System mit verteiltem gemeinsamen Speicher kann eine Veränderung von Referenzen auch durch entfernte Knoten durchgeführt werden. Folglich wäre eine Blockierung des gesamten Clusters während der Freispeichersammlung auf einem einzelnen Knoten erforderlich. Aus diesem Grund kommen die oben beschriebenen Verfahren für ein derartiges System nicht in Frage. Die folgenden Verfahren erweitern die Standardverfahren um Nebenläufigkeit und erlauben die Unterbrechung und spätere Fortsetzung der Freispeichersammlung.



5.1.2.1 Incremental Mark and Sweep Das erste Mark-and-Sweep-Verfahren, welches keine Blockierung des Rechners erfordert, wurde von Dijkstra und Lamport [DLMS76] entwickelt und wird als „on the fly garbage collection“ oder „tri color marking“ bezeichnet. Die Grundidee dieser Verfahren beruht auf einer Erweiterung des Markierungsfeldes in den Objekten, so daß 3 Zustände oder „Farben“ repräsentiert werden können. Für die Färbung eines Objektes werden traditionell die Farben schwarz, grau und weiß verwendet. Hierbei bedeutet ein mit „weiß“ gekennzeichnetes Objekt, daß es noch nicht von der Freispeichersammlung betrachtet worden ist. Alle nach Abschluß der Markierungsphase verbliebenen „weißen“ Objekte können nicht von den Wurzelknoten aus erreicht und somit freigegeben werden. Ein „schwarz“ markiertes Objekt wurde von der Freispeichersammlung erreicht und ist vollständig überprüft. Dies bedeutet, daß auch alle Nachfolgerknoten dieses Objektes bereits überprüft wurden. Der Zwischenzustand „grau“ signalisiert ein bereits besuchtes, aber noch nicht vollständig abgearbeitetes Objekt, d.h. es wurden noch nicht alle Nachfolger vollständig überprüft (Abb. 5.2). Durch eine Unterbrechung der Markierungsphase ensteht die Gefahr, daß bereits behandelte Objekte verändert werden. Hierbei können durch ein Anwendungsprogramm (Mutator) Referenzen auf ein „weißes“ Objekt an ein „schwarzes“ zugewiesen werden. Das schwarze Objekt gilt bereits als abgearbeitet und wird von der Freispeichersammlung (Kollektor) nicht erneut behandelt. Besitzt anschließend kein nicht schwarzes
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Objekt eine zusätzliche Referenz auf dieses weiße Objekt, so wird es in der Freigabephase irrtümlich freigegeben.



Wurzelmenge w
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s fertig behandelte Objekte



aktuelle Position der GC
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Objekte die nochmals noch nicht besuchte betrachtet werden müssen Objekte



Abbildung 5.2 Tri-Color Marking



Um ein derartiges Fehlverhalten der Freispeichersammlung zu verhindern, muß während der gesamten Markierungsphase gewährleistet sein, daß niemals ein schwarzes auf ein weißes Objekt verweist. Dies gilt insbesondere dann, wenn von einem Mutator Referenzen in den Objekten verändert werden. Die Erfüllung dieser Bedingung erfordert, daß jede Zeigerzuweisungen, welche nebenläufig zur Freispeichersammlung erfolgt, überprüft und die Objektfärbung geeignet angepaßt wird. Dies kann mit Hilfe von Schreiboder Lesesperren realisiert werden. Bei der Verwendung von Schreibsperren werden Zuweisungen von weißen auf schwarze Objekte mit Hilfe der MMU oder von Laufzeitstrukturen ermittelt. Tritt ein derartiger Zugriff auf, so kann entweder die Färbung eines der beteiligten Objekte geändert oder eine Referenz auf das weiße Objekt auf einem Markierungsstack abgelegt werden. In letzterem Fall werden beim erneuten Wiederanlaufen des Kollektors alle Objekte auf dem Markierungsstack grau markiert und deren Nachfolger überprüft. Die Alternative besteht in der „Grau“-Färbung eines der beteiligten Objekte. Dies gewährleistet, daß das Objekt vor der Freigabephase nochmals vom Kollektor überprüft wird. Im Gegensatz zu den Schreibsperren basieren Lesesperren nicht auf der Zuweisung von Referenzen. Bei diesem Ansatz werden bereits lesende Zugriffe auf weiße Objekte bzw. auf Referenzen auf weiße Objekte ermittelt. Ein derart zugegriffenes Objekt kann aktuell noch erreicht werden und wird daher grau markiert. Dies gewährleistet, daß ein Programm niemals ein weißes Objekt an ein schwarzes zuweisen kann. Weitergehende Informationen bezüglich „incremental mark and sweep“ findet der interessierte Leser in [Jone96].
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Inkrementelles Kopieren



Verfahren des inkrementellen Kopierens gehen auf die Entwicklung von Cheney zurück [Chen70]. Dieser sieht für die Objekte ebenfalls eine Dreifärbung vor. Noch nicht behandelte Objekte sind weiß, Objekte die bereits kopiert wurden, deren Nachfolger aber noch unbehandelt sind, werden grau und vollständig behandelte Objekte schwarz markiert. Zusätzlich verfügt der Algorithmus über einen Zeiger, welcher auf des nächste, zu behandelnde Objekt im Quellbereich verweist. Der Ansatz von Cheney ist zunächst nicht inkrementell und wurde von Baker um eine Lesesperre und zusätzliche Zeiger, welche den unbenutzten Speicherbereich aufspannen, erweitert [Bake78]. Baker verzichtet bei seinem Ansatz darauf, alle Objekte auf einmal zu kopieren. Bei jedem Durchlauf der Freispeichersammlung wird nur ein bestimmter, zuvor festgelegter Teil der Objekte kopiert. Zwischen den einzelnen Durchläufen der Freispeichersammlung können andere Applikationen ausgeführt werden. Aufgrund der hierbei entstehenden Nebenläufigkeit muß gewährleistet werden, daß die Daten niemals in einen inkonsistenten Zustand gelangen. Zuweisungen von Zeigern in den Quellbereich an bereits abgearbeitet Objekte müssen hierfür vermieden werden. Um dies zu garantieren, wird bei jeder Zeigerzuweisung überprüft, ob es sich um einen Zeiger auf ein „weißes“ Objekt handelt. Ist dies der Fall, so wird das betroffene Objekt sofort von der Freispeichersammlung behandelt und in den Zielbereich kopiert. Diese Art der Lesesperren sind ohne Hardwareunterstützung sehr aufwendig, da bei jedem Zugriff auf einen Zeiger zunächst dessen Inhalt geprüft werden muß. Der Algorithmus von Baker eignet sich vor allem für spezielle Hardware, wie sie in Lisp Prozessoren zur Anwendung kommt.



5.1.3 Verfahren mit Referenzzähler Referenzzählende Verfahren benötigen keine explizite Phase für die Freispeichersammlung. Sie beruhen auf einem Zähler pro Objekt, welcher die Anzahl der aktuell bestehenden Referenzen auf dieses Objekt repräsentiert. Sinkt der Wert des Zählers auf 0, so existieren keine Referenzen auf das Objekt. Es ist somit nicht länger erreichbar und kann freigegeben werden. Die Freispeichersammlung kann verschränkt mit der Veränderung von Referenzen und somit nebenläufig zu einem ausgeführten Mutator erfolgen. Der Vorteil referenzzählender Verfahren liegt im geringen Aufwand für die Freispeichersammlung aufgrund der sofortigen Freigabe von Objekten, wenn der Zähler den Wert 0 erreicht. Allerdings können bei diesen Verfahren zyklische Garbagestrukturen nicht erkannt und behandelt werden, da in diesem Fall der Referenzzähler (RZ) niemals den Wert 0 erreicht (Abb. 5.3). Um zyklischen Garbage zu erkennen, werden zusätzliche Verfahren benötigt. Weitere in der Literatur genannte Nachteile sind der zusätzliche Speicherbedarf für den Referenzzähler und kaskadierende Freigaben. Letztere entstehen, wenn durch die Freigabe eines Objektes und der hierbei potentiellen Löschung von Referenzen der Zähler eines weiteren Objektes auf 0 fällt. Dieser Effekt tritt insbesondere bei der Freigabe von
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Wurzelknoten einer linearen Liste oder eines Baumes auf. Im folgenden werden ausgewählte referenzzählende Verfahren vorgestellt, welche den beschriebenen Problemen begegnen. RZ = 1 RZ = 1



RZ = 1 Abbildung 5.3 Beispiel für zyklischen Garbage



5.1.3.1.1 Lazy Garbage Collection



Im Gegensatz zu obigem Verfahren wird bei der Lazy Garbage Collection der Referenzzähler bei der Erstellung einer neuen Referenz zwar erhöht, beim Löschen jedoch nicht unmittelbar dekrementiert. Stattdessen wird ein Zeiger auf dieses Objekt auf einem ToBe-Decremented-Stack (TBD-Stack) abgelegt, welcher zeitversetzt abgearbeitet werden kann. Die Verzögerung beim Löschen einer Referenz kann somit konstant gehalten werden. Zusätzlich können bei einer Speicheranforderungen für ein neues Objekt anstatt der Freispeicherliste zunächst die durch den TBD-Stack referenzierten Objekte betrachtet und falls vorhanden ein geeignetes gewählt werden. Für eine genauere Beschreibung bezüglich der Lazy Garbage Collection sei auf [GlTh87] verwiesen. 5.1.3.1.2 Gewichtete Referenzzähler



Bei den beschriebenen referenzzählenden Verfahren wird beim Erstellen einer Referenz stets eine Kommunikation mit dem referenzierten Objekt benötigt. In einem verteilten System kann der Verlust einer derartigen Nachricht zu einer verfrühten Freigabe eines Objektes führen, da unter Umständen eine Referenz durch den Zähler nicht erfaßt wird. Ein Verfahren, welches diese Kommunikation vermeidet, beruht auf gewichteten Referenzzählern [Beva87], [WaWa87]. Hierbei wird jedes neue Objekt mit einem festgelegten Gewicht erzeugt. Dieser Wert wird der ersten Referenz auf das Objekt zugeordnet. Wird eine Referenz kopiert, so wird ihr Gewicht gleichmäßig zwischen den beiden Referenzen aufgeteilt (Abb. 5.4). Die Summe der Gewichte von Referenzen auf ein Objekt entspricht immer dem Gewicht des Objektes. Eine Kommunikation oder Veränderung des referenzierten Objektes tritt nur beim Löschen einer Referenz auf, da hierbei das Gewicht der Referenz vom Gewicht des Objektes abgezogen wird. Fällt das Gewicht eines Objektes auf 0, so wird dieses nicht weiter referenziert und kann freigegeben werden. Ein Problem bei gewichteten Referenzzählern tritt auf, wenn eine Referenz mit Gewicht 1 kopiert wird, da in diesem Fall eine Halbierung nicht möglich ist. Um derartige Refe-
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renzen zu handhaben, kann ein Indirektionsobjekt eingefügt werden. Dieses Objekt besitzt das bei der Erzeugung von Objekten verwendete Gewicht, welches gleichmäßig auf die beiden Referenzen aufgeteilt wird. Das Indirektionsobjekt enthält lediglich eine Referenz mit Gewicht 1 auf das Originalobjekt. Ein Variante der gewichteten Referenzzähler geht auf Piquer zurück. Dieser Ansatz erlaubt eine Reduzierung der Kommunikation für die Anpassung der Gewichte. Neue Referenzen entstehen üblicherweise durch die Duplikation einer bereits existierenden. Letztere kann somit als Vater der neuen Referenz betrachtet werden. Der Ansatz von Piquer sieht für jede Referenz auf ein entferntes Objekt einen Zeiger auf seinen Vater sowie einen Zähler für die Anzahl ihrer Kinder vor. Die Erstellung und Löschung von Referenz führt zu einer Anpassung des Zählers in der Vaterreferenz. Diese befindet sich häufig auf dem selben Knoten, so daß hierfür keine Kommunikation benötigt wird. Eine genaue Beschreibung des Algorithmus findet sich in [Piqu91]. Wurzelmenge



OG = 1024 RG = 1024 OG = 1024



Duplizierung der Referenz



Wurzelmenge



OG = 1024 RG = 512 OG = 1024 OG = 1024 RG = 512 OG = Objekt-Gewicht RG = Referenz-Gewicht Abbildung 5.4 Gewichtete Referenzzähler
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5.2 Nachteile traditioneller Verfahren in einem transaktionalen verteilten Heap Die Freispeichersammlung für einen transaktionalen verteilten Heap muß die Verteilung der Objekte und die hierbei entstehenden Nachrichtenlaufzeiten berücksichtigen. Um die Leistungsfähigkeit des Clusters nicht übermäßig zu beeinträchtigen, muß sowohl dessen Blockierung als auch die Entstehung von hoher Netzlast durch die Freispeichersammlung vermieden werden. Weiterhin muß garantiert sein, daß verlorene oder verzögerte Nachrichten nicht zu einem Fehlverhalten der Freispeichersammlung führen. Im folgenden werden traditionelle Verfahren auf ihre Einsatzfähigkeit in einem System mit transaktionalem verteilten Heap überprüft.



5.2.1 Scanning-Verfahren Nicht inkrementelle Algorithmen dieser Klasse können in einem verteilten System nur dann eingesetzt werden, wenn während der Freispeichersammlung kein Mutator aktiv ist. Dies kann nur durch ein Blockieren des gesamten Clusters garantiert werden. Die hierbei entstehenden Leistungseinbußen sind nicht akzeptabel. Aus diesem Grund werden nicht inkrementelle Algorithmen im folgenden nicht weiter betrachtet. Inkrementelle Verfahren erfordern während der Freispeichersammlung Schreib- bzw. Lesesperren auf den Objekten. Diese Sperren müssen sich auf den gesamten Cluster erstrecken und somit von jedem Knoten für seinen Speicherbereich realisiert werden. Hierfür müssen alle Knoten im Cluster über den aktuellen Zustand der Freispeichersammlung, insbesondere über die aktuelle Färbung der Objekte informiert werden. Dies ist nur mittels komplizierter Synchronisierungsverfahren realisierbar. Scanning-Verfahren ermitteln die erreichbaren Objekte ausgehend von der Wurzelmenge. In einem verteilten System setzt sich diese aus den Wurzelelementen der einzelnen Knoten zusammen. Für einen fehlerfreien Ablauf der Freispeichersammlung muß daher entweder die lokale Teilmenge der Wurzelelemente von jedem Knoten im Cluster ermittelt und zusammengeführt werden oder die Freispeichersammlung muß auf allen Knoten gleichzeitig erfolgen. Beide Ansätze erfordern genaue Kenntnis über die Anzahl der zur Zeit im Cluster aktiven Knoten. Wird von einem der beteiligten Knoten aufgrund von Netzwerkfehlern oder Verzögerungen nicht die korrekte Teilmenge der Wurzelelemente geliefert, so ist die Markierungsphase der Freispeichersammlung nicht im Stande, alle aktiven Objekte korrekt zu markieren, und es können verfrühte Freigaben von Objekten entstehen. Abhilfe hierfür bietet die Verwendung einer verlässlichen Kommunikation zwischen den einzelnen Knoten. Derartige Mechanismen erzeugen jedoch eine erhöhte Komplexität des Systems. Die transaktionale Konsistenz ergibt eine zusätzlichen Randbedingung für die Freispeichersammlung. Aufgrund der potentiell entstehenden Kollisionen bei schreibenden Zugriffen auf Objekte wird ein Verfahren für die Freispeichersammlung benötigt,



Inkrementelle Freispeichersammlung für einen verteilten



107



welches aktive Objekte nicht verändert. Eine Markierung durch Setzen eines Bits im Objekt selbst ist nicht sinnvoll.



5.2.1.1 Mark-and-Sweep Bei Mark-and-Sweep Verfahren werden die Markierungen üblicherweise in einem speziellen Feld im Objekt selbst vorgenommen. Diese Markierung wird bei jedem Durchlauf der Freispeichersammlung modifiziert und führt somit zu einer andauernden Veränderung von aktiven Objekten. Replikate auf fremden Knoten müssen aufgrund der Konsistenzhaltung im VVS invalidiert oder angepaßt werden. In Plurix bedeutet dies, daß entfernte Transaktionen, welche ein solches Objekt verwenden, abgebrochen und erneut gestartet werden müssen. Dies führt einerseits zu einer Beeinträchtigung des entfernten Knoten und andererseits zu einer Erhöhung der Netzlast. Aufgrund der Notwendigkeit, alle aktiven Objekte zu markieren, führt jeder Durchlauf der Freispeichersammlung zu einer Invalidierung aller Seiten mit aktiven Objekten und somit zu einer Blockierung des gesamten Clusters. Um dies zu vermeiden, ist es notwendig, die Markierungsbits außerhalb der Objekte zu halten, so daß traditionelle Mark-andSweep Verfahren nicht eingesetzt werden können. Als Lösung hierfür kommen separate Tabellen, welche für jedes Objekt die Markierungsbits enthalten, in Betracht. Diese können mittels Bitmap- oder Hashtabellen realisiert werden. Der Einsatz einer linearen Liste ist aufgrund von schlechten Zugriffszeiten nicht geeignet. Die Verwendung von Bitmap-Tabellen setzt voraus, daß jedes Objekt im gemeinsamen Speicher eindeutig identifiziert bzw. eindeutig einem dieser Bits zugewiesen werden kann. Prinzipiell kann ein Objekt an beliebiger Adresse beginnen. Die Bitmap Tabelle muß groß genug sein um, ein Bit für jede Adresse im Adreßraum speichern zu können. Dies würde bei einem 4GB Adressraum (Intel 80386 Architektur) bereits eine Tabellengröße von bis zu 512 MB erfordern. Beginnen die Objekte auf einer Doppelwortgrenze, so könnte die Tabellengröße auf maximal 128 MB reduziert werden. Trotz dieser Verminderung des Speicherbedarfs ist der Aufwand an Speicherplatz nicht vertretbar, da eine solche Tabelle auf jedem Knoten, welcher die Freispeichersammlung ausführt, physikalisch vorhanden sein müßte. Weiterhin wäre eine derartige Lösung nicht auf eine 64-Bit Architektur übertragbar. Aus diesem Grund ist die Verwendung einer Bitmap-Tabelle für die Markierung von Objekten nicht angebracht. Die verbleibende Variante für die Auslagerung der Markierungsbits sind Hash-Tabellen. Im Gegensatz zu Bitmap-Tabellen werden hierbei nur tatsächlich vorhandene Objekte vermerkt. Es ist nicht erforderlich, für jede mögliche Objektposition ein Bit vorzusehen. Die Größe der Tabelle ist somit von der Anzahl der Objekte im Heap abhängig. Befinden sich im gemeinsamen Heap eine große Zahl kleiner Objekte, so benötigt auch die Hashtabelle relativ viel Speicherplatz, da für jedes Objekt zwei Einträge vorgesehen werden müssen, wobei ein Eintrag den Zeiger auf das Objekt, der andere dessen Zustand enthält. Folglich werden mindestens 5 Bytes (4 Byte für den Zeiger und 1 Byte für die Markierungsbits) pro markiertem Objekt benötigt. Bei einer vollständigen Belegung des



108



Inkrementelle Freispeichersammlung für einen verteilten



Heaps durch Objekte mit einer durchschnittlichen Größe von 400 Bytes ist bei einem 4 GB Adreßraum eine Tabelle mit einer Mindestgröße von 50 MB erforderlich. Um eine gute Performance bei Hashverfahren zu erhalten, sollte der Füllungsgrad der Tabelle nicht mehr als 0.7 betragen. Hieraus ergibt sich eine benötigte Tabellengröße von 72 MB. Bei der Verwendung von Hashtabellen müssen die Auswirkungen der zusätzlichen Referenz auf das verwendete Backlink Konzept beachtet werden. Die Verweise in der Hash-Tabelle können als Referenzen oder Adressen gespeichert werden. Handelt es sich bei den Einträgen um Referenzen, so wird bei jeder Markierung ein Backlink auf die Hashtabelle erzeugt. Dies führt zu einer Veränderung und somit zu einer möglichen Invalidierung des Objektes bzw. des zugeordneten Backpacks auf entfernten Knoten. Im ungünstigen Falle geht hierbei der Vorteil einer externen Verwaltung der Markierungen verloren. Zusätzlich bedarf das Setzen von Markierungen für nicht referenzierbare Objekte einer besonderen Betrachtung, da sich hierdurch die Erreichbarkeit des Objektes verändern kann. Um dies zu vermeiden, darf die Hashtabelle entweder nicht in der Wurzelmenge enthalten und von dieser ausgehend auch nicht erreichbar sein, oder die Einträge in der Hashtabelle dürfen für die Freispeichersammlung nicht als reguläre Referenzen erscheinen. Ersteres bedeutet, daß die Hashtabelle nicht mittels regulärer Referenzen erreichbar ist und führt somit zu nicht Java-konformen Zugriffen auf die Hash-Tabelle. Eine Vermeidung der Betrachtung von Einträgen kann über spezielle Flags in der Hash-Tabelle oder wiederum durch die Verwaltung der Einträge als Adressen und nicht als reguläre Referenzen erzielt werden. Werden die Einträge lediglich als Adressen betrachtet, so wird der Erreichbarkeitsgraph nicht verändert und es werden auch keine Backlinks erzeugt. Es muß jedoch darauf geachtet werden, daß während der gesamten Laufzeit der Freispeichersammlung die Objektrelozierung auf allen Knoten unterbunden wird, da eine Anpassung der Einträge in der Hash-Tabelle durch den Relozierungsalgorithmus aufgrund der fehlenden BacklinkInformationen nicht möglich ist (vergl. Kapitel 4.3). Dies erfordert eine Benachrichtigung jedes Knotens über den aktuellen Zustand der Freispeichersammlung und somit einen zuverlässigen Rundspruch. Aufgrund der aufwendigen Ermittlung der verteilten Wurzelmenge und dem zusätzlichen Speicherbedarf der Tabellen für die Markierungen sind Mark-and-Sweep-Verfahren für den Einsatz in einem transaktionalen verteilten Heap wenig geeignet.



5.2.1.2 Kopierende Verfahren Ein entscheidender Nachteil dieser Verfahren für einen transaktionalen VVS entsteht durch das Kopieren aller erreichbaren Objekte vom Quell- in den Zielbereich. Dies erfordert die Anpassung von Referenzen in den Objekten und führt somit zu deren Veränderung. Aufgrund der Konsistenzhaltung des VVS entstehen hierbei wiederum die im vorherigen Abschnitt beschriebenen Probleme. Eine Lösung hierfür bietet lediglich die Verwendung von Handles mit den in Kapitel 4.2 beschriebenen Einschränkungen der
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Leistungsfähigkeit des Clusters. Bei einer direkten Referenzierung von Objekten ist aufgrund der unvermeidlichen Invalidierung von replizierten Objekten während des Kopiervorgangs von kopierenden Verfahren abzuraten.



5.2.2 Verfahren mit Referenzzähler Eine Alternative zu den Scanningverfahren bilden Algorithmen für die Freispeichersammlung, welche auf einem Referenzzähler beruhen. Die Vorteile dieses Ansatzes liegen in der einfachen Implementierung und in der grundsätzlichen Nebenläufigkeit zu einem Mutator. Folglich ist es nicht erforderlich, den Cluster oder Knoten während der Freispeichersammlung anzuhalten. Garbage Objekte können entweder sofort, wenn der Referenzzähler 0 erreicht, oder während einer separaten GC-Transaktion gelöscht werden. Lese- und Schreibsperren werden nicht benötigt. Wird ein Objekt unmittelbar freigegeben, sobald sein Referenzzähler den Wert 0 erreicht, so kann hieraus eine kaskadierenden Freigabe resultieren. Die Ausführungszeit für das Löschen einer Referenz wäre unbestimmt. Um dies zu vermeiden empfiehlt sich die Freigabe von Objekten in einer separaten GC-Transaktion. Eine auf Referenzzählern basierende Freispeichersammlung erfordert jedoch eine separate Behandlung von zyklischem Garbage, da die einzelnen Referenzzähler zyklisch verketteter Objekte niemals den Wert 0 erreichen. Dies kann durch die Verwendung von Mark-and-Sweep Verfahren oder die Entfernung von internen Referenzen [Lins92], [BaRa01] erfolgen. Bei letzterem Ansatz wird jedes Objekt, dessen Referenzzähler dekrementiert wird und hierbei nicht auf 0 fällt, als potentielles Mitglied einer zyklischen Garbagestruktur in einer Liste vermerkt. Bei Bedarf wird von den in der Liste vermerkten Objekten ausgehend jedes referenzierte Objekt betrachtet, geeignet markiert und dessen Referenzzähler dekrementiert (Abb. 5.5). Hierdurch werden mögliche zykleninterne Referenzen entfernt. In einem zweiten Durchgang werden die markierten Objekte erneut betrachtet. Befindet sich unter ihnen eines, dessen Referenzzähler nicht den Wert 0 enthält, so ist dieses Objekt von außerhalb des vermuteten Zyklus erreichbar. Das Objekt und alle von ihm aus referenzierten Objekte sind somit nicht Garbage. Die Markierungen der Objekte werden entfernt und die Referenzzähler wieder hergestellt. Besitzt der Referenzzähler aller markierten Objekte den Wert 0, so wurde eine zyklische Garbagestruktur ermittelt und die Objekte können freigegeben werden. Sowohl Markand-Sweep Verfahren als auch die Entfernung innerer Referenzen führt zu einer Veränderung der betrachteten Objekte und somit zu potentiellen Invalidierungen. Referenzzähler in den Objekten erzeugen zudem bei jeder Veränderung einer Referenz aufgrund der Anpassung des Zählers eine Veränderung des referenzierten Objektes. Dies kann durch die Verwendung von gewichteten Referenzzählern beim Erzeugen einer Referenz vermieden werden, bleibt jedoch auch bei diesem Verfahren beim Löschen einer Referenz erhalten. Eine vollständige Vermeidung von Invalidierungen ist nur durch ein Auslagern der Referenzzähler möglich.
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Der Einsatz einer Freispeichersammlung mittels Referenzzähler in einem Cluster erfordert einen speziellen Schutz vor Knotenausfällen und Nachrichtenverlust, da hierbei Referenzen auf ein Objekt ohne Dekrementierung des Referenzzählers verloren gehen können. Der entsprechende Zäher kann anschließend nicht mehr den Wert 0 erreichen und das Objekt kann nicht als Garbage erkannt werden. Wurzelmenge
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a) Ausgangsposition b) Löschen der Referenz aus der Wurzelmenge. Der Referenzzähler wird erniedrigt und das Objekt als potentielles Mitglied einer zyklischen Garbagestruktur in die Liste eingereiht c) Erstes Objekt wird betrachtet; Ausgehende Referenzen werden verfolgt und das Objekt wird markiert d) Referenzzähler wird für die Eingehende Referenz dekrementiert. Das Objekt wird markiert und die ausgehenden Referenzen werden verfolgt. e) siehe d) f) Referenzzähler wird für die Eingehende Referenz dekrementiert. Es bestehen keine weiteren zu untersuchenden Referenzen. Die erste Phase ist abgeschlossen g) Der Referenzzähler aller markierten Objekte ist 0. Es wurde zyklischer garbage gefunden



Abbildung 5.5 Löschen interner Referenzen



Aufgrund der eingeschränkten Funktionalität sowie der entstehenden Veränderung von Objekten bei der Erstellung und Löschung von Referenzen sind traditionelle Verfahren mit Referenzzähler für einen transaktionalen verteilten Heap wenig geeignet.
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5.3 Freispeichersammlung in einem transaktionalen verteilten Heap Ein idealer Algorithmus für die Freispeichersammlung wäre in der Lage, alle nicht benötigten Objekte zu erkennen und der Speichervergabe zuzuführen, ohne hierbei den Knoten zu blockieren oder die ablaufenden Anwendungen übermäßig zu beeinträchtigen. Dies gilt verstärkt in einem verteilten System, da hier das Blockieren eines einzelnen Knotens mitunter auch zum Blockieren des gesamten Clusters führen kann. Eine Freispeichersammlung gänzlich ohne Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit ist nicht möglich, da die einzelnen Varianten entweder gesonderte Verwaltungsstrukturen oder einen eigenen Thread erfordern. In einem System mit transaktionalem verteilten Heap kann eine Veränderung von Objekten aufgrund der Konsistenzhaltung zu Seiteneffekten für andere Knoten führen. Diese treten unter anderem auf, wenn die Freispeichersammlung replizierte Objekte verändert und diese somit auf entfernten Knoten invalidiert werden. Jede dieser Invalidierungen kann ein erneutes Anfordern der Seite und ein Zurücksetzen der aktiven Transaktion nach sich ziehen. Derartige Seiteneffekte können selbst beim Einsatz einer nebenläufigen und inkrementellen Freispeichersammlung, welche einen lokalen Knoten nur wenig beeinträchtigt, zu einer Reduzierung der Leistungsfähigkeit des Clusters führen. Um dies zu vermeiden sollten aktive Objekte durch die Freispeichersammlung nicht verändert werden. Ein Zugriff auf nicht mehr referenzierte Objekte erfolgt ausschließlich während der Freispeichersammlung. Folglich ist eine Veränderung von nicht aktiven Objekten ohne Beeinträchtigung der Clusterperformance möglich, sofern keine Seiteneffekte aufgrund von False-Sharing auftreten. Wird eine Veränderung von aktiven Objekten während der Freispeichersammlung vollständig vermieden, so kann das Verfahren für reguläre Objekte eingesetzt werden, ohne daß hierbei die Schutzbedingungen für Systemobjekte verletzt werden. Verfügt das System über keine Update-Semantik, so bedarf eine Freispeichersammlung für Systemobjekte näherer Betrachtung. Hierfür muß zunächst nach der Art der Systemobjekte unterschieden werden. Read-Only-Objekte werden in der Regel von mehreren Knoten gemeinsam verwendet. Die Freigabe nicht länger referenzierter Systemobjekte würde die Invalidierung der entsprechenden Speicherseite nach sich ziehen. Folglich können Read-Only Systemobjekte bei reiner Invalidierungssemantik nur dann freigegeben werden, wenn alle Systemobjekte der betroffenen Speicherseite nicht mehr referenziert werden. Dies ist unabhängig vom verwendeten Algorithmus und ergibt sich aus dem seitenbasierten gemeinsamen Speicher. Read-Only Systemobjekte werden nur dann nicht mehr referenziert, wenn sie durch neuere Versionen ersetzt worden sind. Dies kann nur durch den Compiler bei einer erneuten Übersetzung eines Teils des Betriebssystems erfolgen. Eine Ersetzung derartiger Objekte findet relativ selten statt, so daß ein längerer Verbleib nicht mehr referenzierter Read-Only-Systemobjekte toleriert werden kann. Read-Write-Systemobjekte werden nur von ihrem Eigentümer verwendet und sind von anderen Objekten getrennt alloziert worden (vergl. Kapitel 4). Dies ermöglicht ein so-
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fortiges Behandeln von Read-Write Systemobjekten durch die Freispeichersammlung auf dem Eigentümerknoten, ohne daß hierdurch andere Knoten beeinträchtigt werden. Traditionelle Verfahren zur Freispeichersammlung verändern Objekte entweder während der Ausführung der Freispeichersammlung oder während der Anpassung eines Referenzzählers und können somit die gestellten Bedingungen nicht erfüllen. Bei der Entwicklung einer Freispeichersammlung für einen transaktionalen verteilten Heap wurde auf deren Fähigkeit, jede Art von Garbage zu erkennen und der Speicherverwaltung zuzuführen, sowie auf eine möglichst geringe Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit des Clusters Wert gelegt. Diese Entwurfsziele führen zu einer mehrstufige Freispeichersammlung, welche im folgenden näher erläutert wird.



5.3.1 Reference Counting für nicht zyklischen Garbage Eine Freispeichersammlung anhand von Referenzzählern ist einfach zu implementieren und ermöglicht die Erkennung von nicht zyklischem Garbage ohne großen Aufwand. In einem transaktionalen verteilten Heap muß jedoch darauf geachtet werden, daß die Anzahl der Modifikationen von Objekten möglichst gering gehalten wird. Folglich müssen die Referenzzähler außerhalb der Objekte verwaltet werden. Eine Möglichkeit hierfür bieten die in Kapitel 4 vorgestellten Backlinks. Diese erzeugen für jede Referenz auf ein Objekt einen Rückwärtsverweis. Die Anzahl der existierenden Backlinks gibt somit die Anzahl der Referenzen auf das Objekt wieder und kann anstelle des Referenzzählers für eine Entscheidung über die Erreichbarkeit eines Objektes herangezogen werden. Aufgrund der Implementierung der Backlinks wird bei der Erzeugung und Löschung von Referenzen das Objekt selbst nur sehr selten verändert. Ein Zugriff auf die Backpacks erfolgt nur, wenn Referenzen auf ein Objekt verändert werden. Kollisionen zwischen zwei Transaktionen aufgrund eines gemeinsamen Zugriffs auf ein Backpack können nur entstehen, wenn beide Transaktionen Referenzen auf das dazugehörige Objekt verändern. Die Beeinträchtigung der Leistungsfähigkeit des Clusters ist im Vergleich zu integrierten Referenzzählern deutlich geringer. Die für die Ermittlung der Erreichbarkeit eines Objektes benötigten Informationen können durch Betrachtung einzelner Objekte gewonnen werden, wobei ein Zugriff auf das Backpack nicht erforderlich ist. Es ist ausreichend, die Existenz eines Backpacks für ein Objekt zu prüfen. Ist kein Backpack zugeordnet und existieren keine internen Backlinks, so wird das Objekt nicht mehr referenziert. Durch die Verwendung eines zusätzlichen Flags im Objektheader können Mitglieder der Wurzelmenge explizit gekennzeichnet werden. Derartige Objekte werden durch die Freispeichersammlung nicht geprüft. Für die Ausführung der Freispeichersammlung muß kein globaler Zustand des Clusters ermittelt werden. Sie kann daher auf mehreren Knoten nebenläufig erfolgen. Der hieraus resultierende Vorteil ist, daß die Freispeichersammlung auf präsente Objekte beschränkt und somit die Netzlast erheblich reduziert werden kann.
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5.3.2 Reference Counting ohne Stackreferenzen Typischerweise werden bei einer Freispeichersammlung mittels Referenzzähler alle Referenzen auf ein Objekt berücksichtigt. Dies betrifft nicht nur Referenzen, welche von einem Objekt auf ein anderes verweisen, sondern schließt auch Referenzen auf dem Stack bzw. in den CPU-Registern ein. Stack- und Registerreferenzen werden von den Backlinks jedoch nicht berücksichtigt (vergl. Kapitel 4). Folglich kann ein Objekt nicht sofort freigegeben werden, wenn kein Backlink mehr existiert, da weiterhin Stack-Referenzen auf das Objekt vorhanden sein können. Durch diese Variation des Referenzzählers kann die Freigabe der Objekte nicht mehr verschränkt mit den Veränderungen der Referenzen erfolgen, sondern muß in einer separaten Transaktion durchgeführt werden. Während des Ablaufs dieser Transaktion können die Stackreferenzen unbeachtet bleiben, da sie die Erreichbarkeit eines Objektes nicht beeinflussen. Dies wird im folgenden genauer betrachtet. Wie in Kapitel 2.5 erläutert, können zwischen zwei Transaktionen keine Referenzen auf dem Stack existieren. Wird die Freispeichersammlung als eigenständige Transaktion ausgeführt, so gibt es auf dem ausführenden Knoten keine Referenzen auf dem Stack oder in den Prozessorregistern, welche die Erreichbarkeit eines Objektes beeinflussen. Derartige Referenzen auf entfernten Knoten können die Erreichbarkeit eines Objektes nur dann relevant beeinflussen, wenn keine weitere Referenz von einem Objekt zu dem betrachtende Objekt besteht. Anderenfalls würde bereits die Existenz einer solchen Referenz ausreichen, damit das betrachtete Objekt von der Freispeichersammlung als aktiv erkannt und nicht freigegeben wird. Es bleibt zu zeigen, daß kein anderer Knoten im Cluster Referenzen auf dem Stack oder in Prozessorregistern, welche die Erreichbarkeit eines Objektes verändern, besitzen kann (siehe [Trau96]). Prinzipiell können zwei unterschiedliche Situationen eintreten, welche die Erreichbarkeit eines Objektes aufgrund von Stack- und Registerreferenzen verändern. Erstens kann ein Objekt in der aktuellen Transaktion erstellt, eine Referenz hierauf jedoch noch an kein anderes Objekt zugewiesen worden sein, und zweitens wurde potentiell die letzte verbleibende Objekt-zu-Objekt Referenz von der aktuellen Transaktion gelöscht. Bei beiden Möglichkeiten wird eine Veränderung des Speichers aufgrund der Isolierungsbedingung von Transaktionen erst nach Abschluß der Transaktion sichtbar. Die Allozierung eines neuen Objektes sowie das Löschen einer Referenz bleiben bis zum Ende der Transaktion vor der Freispeichersammlung verborgen. Die Erreichbarkeit der Heapobjekte wird in beiden Fällen nicht beeinflußt. Wird die Freispeichersammlung als eigenständige Transaktion ausgeführt, so existiert in Plurix keine Situation, in der Stackreferenzen auf entfernten Knoten die Erreichbarkeit eines Objektes beeinflussen können. Die Berücksichtigung derartiger Referenzen bei der Freispeichersammlung ist somit nicht erforderlich. Die azyklische Freispeichersammlung kann während der Erkennungsphase ohne Netzlast ablaufen, da nur Objekte betrachtet werden, die lokal vorhanden sind und nur die inter-
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nen Backlinks, die Referenz auf das Backpack und das Flagfeld betrachtet werden müssen. Netzlast und Kollisionen können lediglich bei der Freigabe eines GarbageObjektes auftreten, da hierbei alle Zeiger aus dem Objekt entfernt und somit die entsprechenden Backlinks gelöscht werden müssen.



5.3.3 Zyklenerkennung mittels Rückwärtsverweisen Ein wichtiger Bestandteil einer automatischen Freispeichersammlung ist die Erkennung und Behandlung von zyklischen Garbagestrukturen. Diese können mittels Referenzzähler nicht erkannt werden und benötigen deshalb ein separates Verfahren. Für eine sichere Erkennung von zyklischen Garbagestrukturen muß geprüft werden, ob ein potentielles Garbageobjekt von der Wurzelmenge aus erreichbar ist. Diese Prüfung kann von der verteilten Wurzelmenge oder anhand von Rückwärtsverweisen vom zu betrachtenden Objekt ausgehend erfolgen. In letzterem Fall gilt ein Objekt als erreichbar, wenn von diesem ausgehend ein Pfad zu einem Element der Wurzelmenge besteht. Die hierfür benötigten Rückwärtsverweise können anhand der Backlinks gewonnen werden. Der Algorithmus zur Zyklenerkennung anhand der Backlinks beginnt mit einem beliebigen Objekt, welches nicht als Wurzelelement gekennzeichnet ist, und durchsucht den rückwärtsgerichteten Referenzgraph (Abb. ). Um ein zyklisches Durchsuchen der Objekte zu verhindern, werden alle bereits besuchten Objekte gekennzeichnet. Diese Markierungen dürfen nicht in den Objekten gehalten werden, um potentielle Invalidierungen zu vermeiden.
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Abbildung 5.6 Ermittlung der Erreichbarkeit anhand von Backlinks



Im Gegensatz zu traditionellen Mark-and-Sweep Verfahren ist es nicht erforderlich, jedes Objekt im Heap zu markieren, da aufgrund der Rückwärtsverweise für jedes Objekt separat geprüft werden kann, ob es sich hierbei um Garbage handelt. Aus diesem Grund ist eine Verwaltung der benötigten Information in Tabellen und somit außerhalb der Objekte ohne übermäßigen Speicherbedarf möglich. Für die Überprüfung eines Zyklus mit 1000 Elementen wäre lediglich eine Tabelle mit einer Größe von etwa 4 KB erforderlich.
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Der Algorithmus untersucht rekursiv vom zu betrachtenden Objekt ausgehend alle Objekte, die durch ein Backlink bezeichnet werden. Wird hierbei kein Wurzelelement gefunden, so handelt es sich bei allen überprüften Objekten um Garbage. Um diese Überprüfung durchführen zu können, müssen die bereits betrachteten, wie auch die noch zu untersuchenden Objekte in geeigneter Weise vermerkt werden. Die Referenzimplementierung verwendet hierzu zwei separate Tabellen, wobei eine Informationen über bereits besuchte Objekte und die andere die noch zu betrachtenden Objekte enthält. Erstere wird im folgenden als Markierungstabelle (MT) bezeichnet. Aufgrund der Allozierung von Objekten auf einer Doppelwortgrenze sind die beiden niederwertigsten Bit eines Eintrages in der MT immer gelöscht. Diese werden verwendet, um anzugeben, ob ein Objekt durch den Algorithmus bereits vollständig abgearbeitet wurde. Für die Funktionalität des Algorithmus ist diese Tabelle ausreichend. Aus Gründen der Optimierung wird jedoch eine zweite Tabelle, welche als Stack organisiert ist und im folgenden als HandleStack (HS) bezeichnet wird, verwendet. Alle zu einem Objekt gehörenden Backlinks werden auf diesem vermerkt, sofern das entsprechende Objekt nicht bereits durch die MT als bearbeitet markiert ist. Eine zyklische Garbagestruktur wurde gefunden, wenn der HS leer ist und die durchsuchten Rückwärtsreferenzen kein Wurzelobjekt enthielten. Wird auf die Verwendung des HS verzichtet, so muß stattdessen in der MT überprüft werden, ob bereits alle Objekte abgearbeitet sind. Die beiden Tabellen werden nicht im Cluster verteilt genutzt, so daß Transaktionen auf entfernten Knoten nicht durch Veränderungen dieser Tabellen betroffen werden. Im folgenden werden die einzelnen Schritte der Zyklenerkennung genauer erläutert. 1. Das Flagfeld des Objektes wird überprüft. Ist das Objekt als Wurzelobjekt gekennzeichnet, so wird die Zyklenerkennung an dieser Stelle beendet. Das zu untersuchende Objekt ist nicht Teil einer zyklischen Garbagestruktur. 2. Die Adresse des Objektes wird in die MT eingetragen. Ist die MT erschöpft bzw. voll, so wird wie in Schritt 7 beschrieben verfahren. 3. Alle Backlinks des Objektes werden betrachtet. Ist das durch den Backlink referenzierte Objekt nicht in der MT als bearbeitet markiert, so wird es auf dem HS abgelegt und in die MT eingetragen. Ist entweder die MT oder der HS erschöpft, so wird der Algorithmus bei Punkt 7 fortgesetzt. 4. Das untersuchte Objekt wird in der MT als bearbeitet markiert. Hierfür wird das niederwertigste Bit des Eintrags auf 1 gesetzt. 5. Wenn der HS nicht leer ist, so wird das nächsten Objekt vom HS gewählt und der Algorithmus beginnt erneut bei Punkt 1. 6. Ist der HS leer, so ist jedes Objekt in der MT Teil einer zyklischen Garbagestruktur und kann gelöscht werden. MT und HS werden zurückgesetzt und der Algorithmus terminiert.
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Der Algorithmus terminiert, da er nicht in der Lage ist zu entscheiden, ob das Startobjekt Teil einer zyklischen Garbagestruktur ist. Das Objekt wird als erreichbar betrachtet. Alternativ hierzu können die Tabellen erweitert und der Algorithmus fortgesetzt werden. Abbildung 5.7 zeigt den beispielhaften Ablauf des vorgestellten Algorithmus zur Zyklenerkennung.
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Start: A wird auf den HS gelegt (A) 1. Nächstes Objekt vom HS holen. (A) 2. Alle Backlinks von A welche nicht in MT sind auf HS ablegen (B,C) 3. Alle Backlinks von A welche nicht in MT sind in MT eintragen (B,C) 4. A als bearbeitet markieren 5. Wenn der HS leer ist terminieren sonst weiter bei 1.



1. Nächstes Objekt vom HS holen. (C) 2. Alle Backlinks von C welche nicht in MT sind auf HS ablegen (D) 3. Alle Backlinks von C welche nicht in MT sind in MT eintragen (D) 4. C als bearbeitet markieren 5. Wenn der HS leer ist terminieren sonst weiter bei 1.



1. Nächstes Objekt vom HS holen. (D) 2. Alle Backlinks von D welche nicht in MT sind auf HS ablegen (kein verbleibendes Objekt) 3. Alle Backlinks von C welche nicht in MT sind in MT eintragen (kein verbleibendes Objekt) 4. D als bearbeitet markieren 5. Wenn der HS leer ist terminieren sonst weiter bei 1.



1. Nächstes Objekt vom HS holen. (B) 2. Alle Backlinks von B welche nicht in MT sind auf HS ablegen (kein verbleibendes Objekt) 3. Alle Backlinks von B welche nicht in MT sind in MT eintragen (kein verbleibendes Objekt) 4. B als bearbeitet markieren 5. Wenn der HS leer ist terminieren sonst weiter bei 1. 6. Zyklus erkannt
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Abbildung 5.7 Beispiel: Zyklenerkennung
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5.3.3.1 Lokale Zyklenerkennung Im Gegensatz zur azyklischen Freispeichersammlung ist bei der Zyklenerkennung die Betrachtung eines einzelnen Objektes nicht ausreichend. Um Entscheidungen über eine zyklische Garbagestruktur treffen zu können, müssen die referenzierenden Objekte sowie deren Backpacks betrachtet werden. Diese können unter Umständen auf dem lokalen Knoten nicht präsent sein und müssen somit angefordert werden. Die hierbei entstehende Netzlast beeinträchtigt die Leistungsfähigkeit des Clusters. Es ist daher angebracht, die Zyklenerkennung an die aktuelle Auslastung des Clusters anzupassen und diese in eine lokale und eine globale Zyklenerkennung zu unterteilen. Wie bereits bei der azyklischen Freispeichersammlung werden bei der lokalen Phase der Zyklenerkennung nur Objekte betrachtet, welche auf dem ausführenden Knoten präsent sind. Verweist ein Backlink auf ein nicht vorhandenes Objekt, so wird die Zyklenerkennung an dieser Stelle abgebrochen, um die Entstehung von Netzlast zu vermeiden. Eine weitere Reduzierung der Netzlast kann erreicht werden, indem die Zyklenerkennung ebenfalls abgebrochen wird, wenn ein benötigtes Backpack nicht präsent ist.



5.3.3.2 Clusterweite Zyklenerkennung Die Ermittlung und Behebung der noch verbleibenden zyklischen Garbagestrukturen erfordert eine clusterweite Zyklenerkennung. Als Startpunkt für diese Phase dienen auf dem ausführenden Knoten präsente Objekte, wobei im Gegensatz zu der lokalen Zyklenerkennung alle Backlinks betrachtet werden. Um die Netzlast auch während der globalen Zyklenerkennung möglichst gering zu halten, werden die Backlinks zunächst nach lokalen Wurzelelementen durchsucht. Wird ein solches gefunden, so handelt es sich bei dem betrachteten Objekt nicht um Garbage und die Zyklenerkennung kann beendet werden, ohne Netzlast zu erzeugen. Lokal nicht präsente Seiten werden erst angefordert, wenn alle lokalen Objekte, welche im inversen Referenzgraphen enthalten sind, überprüft wurden.



5.3.4 Auflösen von zyklischen Garbagestrukturen Die Freigabe aller als Garbage erkannten Objekte kann aufgrund der zu löschenden Referenzen und der hieraus resultierenden Anpassung der Backlinks zu langen Laufzeiten führen, insbesondere dann, wenn für die Freigabe lokal nicht vorhandene Objekte und deren Backpacks angefordert werden müssen. Mit zunehmender Größe der Read- und Write-Sets steigt die Wahrscheinlichkeit für Kollisionen mit anderen Transaktionen. Aufgrund der potentiell langen Laufzeit der Zyklenerkennung besteht eine hohe Wahrscheinlichkeit, daß diese im Falle einer Kollision abgebrochen wird. Dies ist einerseits wünschenswert, da somit produktive Transaktionen nicht beeinträchtigt werden, führt jedoch andererseits dazu, daß die bisherige Zyklenerkennung vergebens war und der Zyklus erneut behandelt werden muß. Es besteht hierbei die Gefahr, daß die Zyklenerkennung über einen langen Zeitraum nicht erfolgreich beendet werden kann.
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Um dies zu vermeiden, muß die Anzahl der potentiellen Zugriffskonflikte reduziert werden. Kollisionen auf Objekten, welche Teil des zyklischen Garbage sind, können nur dann auftreten, wenn ein anderer Knoten zur selben Zeit den gleichen Zyklus durch die Freispeichersammlung behandelt. Derartige Kollisionen sind unkritisch, da der Zyklus dennoch durch eine der beteiligten Transaktionen erkannt und aufgelöst wird. Um die Erfolgswahrscheinlichkeit der Zyklenerkennung zu erhöhen, ist es angebracht, erkannte Zyklen nicht vollständig freizugeben, sondern diese an geeigneter Stelle aufzubrechen. Dies kann unter Umständen dazu führen, daß der Zyklus nicht vollständig aufgelöst wurde und selbst nach der nächsten Phase der Freispeichersammlung zyklische Garbagestrukturen im Speicher verbleiben (Abb. 5.8). Aufgrund der reduzierten Kollisionswahrscheinlichkeit ist dieser Ansatz einer vollständigen Freigabe aller am Zyklus beteiligten Objekte vorzuziehen.



freizugebendes Objekt



a) Freigabe eines Objektes löst Zyklus auf



freizugebendes Objekt



b) Freigabe eines Objektes löst Zyklus nicht auf Abbildung 5.8 Aufbrechen von Zyklen



5.4 Verwandte Arbeiten Ein Verfahren für eine verteilte Freispeichersammlung, welches auf der Verfolgung von rückwärtsgerichteten Referenzen beruht, wurde 1997 am MIT entwickelt [MaLi97]. Bei diesem Verfahren werden rechnerübergreifende Referenzen bei ihrer Erstellung und Löschung protokolliert. Ausgehende Referenzen werden als outrefs, eingehende als inrefs bezeichnet und in separaten Tabellen gespeichert. Wird eine Referenz auf ein entferntes Objekt zugewiesen, so wird der Eigentümer des Objektes hierüber informiert, um eine Anpassung in seiner Tabelle für die inrefs vornehmen zu können. Eine Migration der Objekte von einem Knoten zum nächsten ist nicht vorgesehen. Die Erkennung von
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Garbage erfolgt durch ein Mark-and-Sweep-Verfahren, welches in mehreren Phasen abläuft. In einer lokalen Phase werden zunächst nur Objekte innerhalb eines Knotens betrachtet, wobei die inrefs zu der bestehenden lokalen Wurzelmenge hinzugezählt werden. Dies garantiert, daß Objekte nicht vorzeitig freigegeben werden, verhindert jedoch eine Erkennung von rechnerübergreifendem zyklischen Garbage. Um diesen zu erkennen, wird eine clusterweite Zyklenerkennung gestartet. Die hierbei im allgemeinen erforderliche Ermittlung der verteilten Wurzelmenge wird durch die Verwendung von rückwärtsgerichteten Referenzen, welche sich für rechnerübergreifende Referenzen anhand der inrefs und outrefs ermitteln lassen, vermieden. Um eine unnötige Überprüfung von Objekten zu vermeiden, werden Heuristiken angewandt, um potentielle Mitglieder von zyklischem Garbage zu ermitteln. Für die Erkennung von rechnerübergreifenden Zyklen sind vor allem inrefs, welche durch einen transitiven Pfad zu den outrefs führen, von Interesse. Da innerhalb eines Knotens keine Rückwärtsverweise existieren, wird diese Ermittlung während der lokalen Phase, ausgehend von den inrefs, durchgeführt. Der Algorithmus für die rechnerübergreifende Zyklenerkennung startet mit einem Kandidaten für zyklischen Garbage, welcher sich in den outrefs eines Knotens befindet. Hierfür werden alle inrefs, die durch einen transitiven Pfad auf diese outrefs verweisen, betrachtet. Traversierte inrefs werden geeignet markiert, um ein mehrfaches Nachverfolgen zu vermeiden. Für alle ermittelten inrefs wird eine Nachricht zur Überprüfung der Objekte an den jeweiligen Eigentümerknoten versendet. Die empfangene Referenz ist hierbei als outref zu betrachten, für die wiederum die Menge der transitiv referenzierenden inrefs ermittelt wird. Dieses Verfahren wird fortgesetzt, bis alle auf diese Weise ermittelten Referenzen überprüft wurden. Wurde hierbei kein Wurzelelement gefunden, so handelt es sich bei den überprüften Objekten um Garbage. Das Verfahren ist für einen verteilten Heap mit transaktionaler Konsistenz in dieser Form nicht geeignet, da keine dauerhaften Eigentümer von Objekten bestimmt werden können. Die Verwaltung von inrefs und outrefs ist somit nur schwer möglich. Wird das Eigentum einer Seite durch einen anderen Knoten übernommen, so müßten die inrefs und outrefs für diese Seite mit übermittelt werden. Zudem müssen auch alle lokalen Referenzen des alten Eigentümers überprüft werden, ob hierbei eine Referenz auf die nun migrierte Seite besteht, da diese wiederum neue inrefs und outrefs bilden würden.



5.4.1 Mosaic Mosaic ist ein an der Universität von Adelaide entwickelter Algorithmus für eine vollständige Freispeichersammlung in einem seitenbasierten verteilten Objektsystem [MFLV00]. Der Algorithmus basiert auf einer kopierenden Freispeichersammlung und unterteilt hierfür den zur Verfügung stehenden Adressraum in Partitionen, sogenannte „cars“. Die Größe dieser Partitionen ist frei wählbar, solange sie einem vielfachen der Seitengröße entspricht. Jeder Knoten alloziert neue Objekt nur innerhalb eines ihm zugeordneten „car“.
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Um ein globales Durchsuchen des Adreßraumes zu verhindern, verwendet Mosaic ein verteiltes Update-Protokoll, welches die Erzeugung von Zeigerkopien sowie deren Zerstörung an den Kollektor meldet. Dieser speichert „car“-übergreifende Referenzen in einem speziellen Puffer des Ziel „cars“. Die hierdurch referenzierten Objekte werden bei der Freispeichersammlung als erreichbar behandelt. Dies ermöglicht eine kopierende Freispeichersammlung auf einzelnen „cars“. Mosaic faßt mehrere „cars“ zu sogenanten „trains“ zusammen, wobei jeder „car“ genau einem „train“ zugeordnet ist. Die „trains“ besitzen zusätzliche Informationen über das „Alter“ (Zeitpunkt der Allozierung) der Objekte. Beim Kopiervorgang von Objekte kommen folgende Regeln zur Anwendung: 1. Wird ein Objekt von einem „jüngeren“ referenziert, so wird das referenzierte Objekt in einen „car“ kopiert, welcher jünger als sein aktueller, aber nicht jünger als der des referenzierenden Objektes ist. 2. Wird das Objekt von einem „älteren“ Objekt referenziert, so wird es in einen anderen „car“ seines aktuellen „trains“ kopiert. 3. Objekte werden niemals in einen älteren „car“ kopiert. Aufgrund dieser Regeln werden erreichbare Objekte kontinuierlich in jüngere „trains“ verschoben. Objekte, welche nur erreichbar sind, weil sie teil eines „car“ übergreifenden Garbagezyklus sind, werde im „train“ des jüngsten Mitgliedes dieses Zyklus konzentriert. Durch die Stabilität von Garbageobjekten gilt schlussendlich für alle „trains“, daß sie entweder leer sind oder nur Garbage enthalten. Dies ermöglicht Mosaic, alle zyklischen Garbageobjekte zu erkennen und freizugeben. Durch seine Architektur vermeidet Mosaic eine schwierige und mit unter zeitaufwendige Ermittlung des verteilten Rootsets und ermöglicht die inkrementelle und verteilte Ausführung der Freispeichersammlung. Die Nachteile dieses Verfahrens liegen in den benötigten Update-Nachrichten, der Reduzierung des Adreßraumes und der Invalidierungen beim Kopieren von Objekten. Es ist daher für den Einsatz in einem verteilten transaktionalen Heap nicht geeignet.



5.4.2 Freispeichersammlung in Treadmarks Das DSM-System Treadmarks verwaltet den gemeinsamen Hauptspeicher mit Hilfe sogenannter Pools, wobei jedem Rechner ein eigener Pool zugeordnet wird. Die Allozierung neuer Objekte erfolgt ausschließlich in dem dem Knoten zugeordneten Pool. Der allozierende Knoten gilt als Besitzer dieses Objektes. Derartige Objekte werden als lokal, alle anderen als entfernt bezeichnet. Wird ein entferntes Objekt referenziert, so gilt dieses als importiert und wird in der Importtabelle vermerkt. Gleichzeitig gilt das Objekt bei seinem Eigentümer als exportiert und wird dort in einer Exporttabelle vermerkt. Die Freispeichersammlung in Treadmarks erfolgt durch einen speziell hierfür entwickelten Algorithmus von Yu und Cox [YuCo96]. Jeder Rechner besitzt eine Tabelle
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(Objectheadertable), in welcher Informationen über alle Objekte, von denen der Rechner der Besitzer ist, enthalten sind. Die Verwaltung von Referenzen über die Rechnergrenzen hinweg erfolgt mittels gewichteter Referenzzähler, welche in den Import- bzw. Exporttabellen vermerkt werden. Wird eine Referenz auf ein importiertes Objekt gelöscht, so wird der Besitzer dieses Objektes hiervon unterrichtet. Bei der Löschung der letzten lokalen Referenz auf ein importiertes Objekt wird dieses aus der Importtabelle entfernt. Veränderungen an lokalen Kopien importierter Objekten werden in Treadmarks jedoch nicht unverzüglich an den Eigentümer propagiert. Dies kann zu dangling references und somit zu Datenverlust aufgrund einer verfrühten Freigabe des importierten Objektes führen. Um dies zu vermeiden, werden gelöschte lokale Referenzen auf importierte Objekte in einer sogenannten Departtable vermerkt, bis die Änderungen an den Eigentümer propagiert wurden. Das Verfahren von Yu und Cox verzichtet beim Kopieren einer Referenz mit Gewicht 1 auf Indirektionsobjekte. Das Gewicht der beiden Referenzen wird in diesem Fall auf 0 gesetzt. Dies hat zur Folge, daß das Gewicht des referenzierten Objektes nicht mehr auf 0 fallen und das Objekt somit fortan nicht mehr als Garbage erkannt werden kann. Die Freispeichersammlung in Treadmarks wird in eine lokale- und eine globale Phase unterteilt. Die lokale Freispeichersammlung arbeitet auf der Grundlage der Mark-andSweep Verfahren. Hierfür werden rekursiv alle lokalen Objekte, die von den lokalen Wurzeln sowie der Import-, Export- und Departtabelle aus erreichbar sind, markiert. Im Anschluß an die Markierungsphase werden alle nicht markierten Objekte freigegeben. Die lokale Freispeichersammlung ist nicht in der Lage, zyklischen Garbage zu erkennen, welcher sich über die Rechnergrenze hinweg erstreckt. Ebenso führt die Kopie von Referenzen mit Gewicht 1 zu nicht behandelbaren Objekten. Um diese Art von Garbage zu erkennen, führt die globale Freispeichersammlung ein clusterweites Mark-and-Sweep durch. Hierbei markiert zunächst jeder Rechner seine lokal erreichbaren Objekte. Referenzen über die Rechnergrenze hinweg werden aufgezeichnet und an die betroffenen Rechner versendet. Dieser führt eine erneute, von denen in der Nachricht enthaltenen Objekte ausgehende, Markierungsphase durch und zeichnet wiederum alle rechnerübergreifende Referenzen auf. Dieser Vorgang wird solange wiederholt, bis keine unmarkierten rechnerübergreifenden Referenzen mehr existieren. Der Cluster ist bis zum Abschluß der globalen Freispeichersammlung blockiert. Der von Yu und Cox vorgestellte Algorithmus beruht auf der Treadmarks Architektur und kann nur mit dieser verwendet werden. Ein Einsatz in einem System mit transaktionaler Konsistenz ist nicht angebracht, da die Erstellung von Import- und Exporttabellen aufgrund der wandernden Eigentümerrechte nur sehr schwer zu realisieren ist.



5.5 Zusammenfassung In einem System mit verteiltem transaktionalen Heap ist die Verteilung und Lebenszeit von Objekten für den Anwendungsprogrammierer meist nicht überschaubar. Eine
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explizite Speicherfreigabe kann leicht zu Speicherverlust oder unvorhersehbaren Programmabläufen führen, welche nur schwer zu diagnostizieren und zu beheben sind. Um derartige Fehlersituationen zu vermeiden, ist der Einsatz einer automatischen Freispeichersammlung angebracht. Standard-Algorithmen für die Freispeichersammlung sind jedoch überwiegend für Architekturen mit ausschließlich lokalem Hauptspeicher entwickelt worden. Die besonderen Anforderungen durch einen verteilten Speicher werden nicht berücksichtigt. Derartige Algorithmen können nur mit erheblichem Aufwand oder inakzeptablen Randeffekten auf den verteilten Fall übertragen werden. Existierende Algorithmen für Systeme mit VVS beruhen überwiegend auf referenzverfolgenden Verfahren und beschäftigen sich insbesondere mit der Ermittlung der verteilten Wurzelmenge. Die entstehenden Zugriffskonflikte zwischen mehreren Knoten aufgrund von Markierungen oder Kopiervorgängen werden nicht berücksichtigt. Der vorgestellte Algorithmus für die Freispeichersammlung wurde unter den Gesichtspunkten entwickelt, daß weder der Cluster noch ein einzelner Knoten blockiert oder übermäßig beeinträchtigt werden soll und dennoch jede Art von Garbage ermittelt werden kann. Die in Kapitel 4 erläuterten Laufzeitstrukturen ermöglichen eine Rückwärtsverfolgung der Referenzen, mit deren Hilfe für jedes Objekt ermittelt werden kann, ob es über einen transitiven Pfad von der Wurzelmenge aus referenziert wird. Dies bedeutet insbesondere, daß außerhalb der Wurzelmenge Objekte ohne Backlinks nicht mehr aktiv und somit Garbage sind. Der entwickelte Algorithmus verwendet für die Erkennung von azyklischem Garbage ein angepaßtes referenzzählendes Verfahren, welches auf der Überprüfung der Existenz von Backlinks beruht. Dies kann ohne Zugriffe auf entfernte Objekte und somit ohne Netzlast erfolgen. Für die Erkennung von zyklischem Garbage werden die einzelnen Backlinks nachverfolgt und es wird überprüft, ob auf diesem Weg ein Wurzelelement erreicht werden kann. Ist dies nicht der Fall, so sind die überprüften Objekte nicht von der Wurzelmenge aus erreichbar und somit Garbage. Um die Belastung des Systems möglichst gering zu halten, ist die Freispeichersammlung in mehrere Phasen unterteilt, welche abhängig von der aktuellen Auslastung des Knotens sowie des Clusters durchgeführt werden können. Alle Phasen entscheiden nur über lokal präsente Objekte. Entfernte Objekte werden durch den jeweiligen Knoten geprüft. Die erste Phase der Freispeichersammlung führt lediglich eine Überprüfung der Backlinks von Objekten durch und gibt nicht referenzierte Objekte frei. In der zweiten Phase wird der Speicher nach zyklischem Garbage, welcher auf den lokalen Knoten begrenzt ist, durchsucht. Hierfür werden nur Backlinks betrachtet, welche auf lokale Objekte verweisen. Rechnerübergreifende zyklische Garbagestrukturen werden in der dritten Phase behandelt. Hierfür werden zunächst wiederum nur die Backlinks betrachtet, welche auf lokale Objekte verweisen. Wird hierbei bereits ein Wurzelelement gefunden, so kann die Rückwärtsverfolgung an dieser Stelle abgebrochen werden, ohne auf entfernte Objekte zuzugreifen. Erst wenn alle lokalen Backlinks geprüft wurden, müssen gegebenenfalls entfernte Objekte angefordert werden.
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Der vorgestellte Algorithmus kann inkrementell und nebenläufig zu anderen Transaktionen im Cluster ausgeführt werden, ohne die Performance übermäßig zu beeinträchtigen. Eine Freispeichersammlung gänzlich ohne Performanceverlust ist nicht zu realisieren, da Zugriffskonflikte zwischen der Freispeichersammlung und den Transaktionen nicht verhindert werden können. Diese Konflikte werden durch das vorgestellte Verfahren minimiert, da die Freispeichersammlung nur sehr selten und nur bei der Freigabe eines Objektes schreibend auf den VVS zugreift. Die Erreichbarkeit eines Objektes kann anhand der Backlinks zuverlässig geprüft werden. Hierdurch ist das Verfahren in der Lage, jede Art von Garbage zu erkennen.
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Kapitel 6



6 Strategien für die Erzeugung eines verteilten Heaps Die Aufgabe eines Computers besteht in der Ausführung von Programmen, welche hierfür zunächst in den Hauptspeicher geladen werden müssen. Das jeweils erste Programm wird während des Startvorganges geladen. Hierbei handelt es sich typischerweise um ein Betriebssystem, um den Rechner in einen betriebsbereiten Zustand zu versetzen und den Benutzern und Anwendungsprogrammen eine komfortable Schnittstelle zur installierten Hardware zur Verfügung zu stellen. Dieser Vorgang wird häufig auch als Booten eines Rechners bezeichnet. Der Ausdruck "Booten" oder „Bootstrap" (dt.: Stiefel-Schlaufen) leitet sich von der englischen Redewendung: "to pull oneself up by one's own bootstraps" her, die etwa: "sich aus eigener Kraft hocharbeiten" bedeutet [NetLex]. Allgemein bedeutet Bootstrapping den effektiven Einsatz einer kleinen anfänglichen Anstrengung, um etwas Bedeutenderes zu erreichen. Im Zusammenhang mit Computern versteht man darunter die Verwendung eines kleinen initialen Programmes mit dem Ziel, ein größeres Programm zu laden. In der Informatik wird der Begriff Bootstrapping häufig dazu verwendet, die Portierung eines Compilers auf eine neue Plattform zu bezeichnen. Er trifft jedoch auch auf den Startvorgang eines Rechners zu, da hierbei das Betriebssystem mit Hilfe eines initialen Programmes, dem Bootlader, in den Speicher geladen wird. Dieser Vorgang findet bei jedem Startvorgang des Rechners statt. Somit bezeichnen Bootstrapping und Booten den selben Vorgang, werden jedoch oft unterschiedlich verwendet. Der Startvorgang eines Systems läßt sich in mehrere Phasen unterteilen und beginnt stets mit dem Start des BIOS des Rechners. Dieses ermittelt die installierten bootfähigen Geräte und durchsucht diese anhand der vorgegebenen Reihenfolge nach einem existierenden Bootlader, welcher das eigentliche Betriebssystems in den Hauptspeicher des Rechners lädt und anschließend startet. Der Startvorgang des Rechners bis zum Laden des Betriebssystems in den Hauptspeicher erfolgt stets in ähnlicher Weise und wird hier nicht weiter behandelt. Der interessierte Leser sei auf [Tisc92] und [Inte92] verwiesen.
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Abbildung 6.1 Der Plurix Startvorgang
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6.1 Bootphasen in Plurix Die Systemarchitektur von Plurix mit einem Kern im persistenten VVS erfordert eine Anpassung des Startvorgangs, da sich der eigentlich zu startende Kern des Betriebssystems im VVS befindet. Dieser kann nicht direkt durch den Bootlader über das Kommunikationsmedium angefordert werden. Hierfür wären Treiber für die einzelnen Kommunikationskontroller, sowie das für den Clusterbetrieb verwendete Protokoll und eine entsprechende Speicherverwaltung im Bootlader nötig. Aus diesem Grund ist der gemeinsame Kern (im folgenden VVS-Kern) des Plurixclusters nach Abschluß des Bootladers auf dem beitretenden Knoten noch nicht verfügbar. Um dennoch dem Cluster beitreten zu können, ist es notwendig, den Startvorgang von Plurix in zwei Teile zu gliedern. Der genaue Ablauf des Bootvorgangs ist in Abbildung 6.1 dargestellt.



6.2 Starten des primären Kern Der erste Teil des Bootvorgangs besteht aus dem Laden und Starten eines initialen Kerns. Dieser wird im folgenden als Primärkern bezeichnet und befindet sich in einem vom Crosscompiler erzeugten Image [Schö02] auf Diskette, Festplatte oder im BootROM einer Netzwerkkarte. Der Primärkern wird durch den Bootlader in den lokalen Adressbereich eines Knotens kopiert. Seine Aufgabe besteht vornehmlich in der Ermittlung des aktuellen Zustands des Clusters. Ist ein aktiver Cluster erreichbar, so wird der VVS-Kern angefordert und gestartet. Der Primärkern besitzt anschließend keine Funktion mehr und die von ihm belegten Speicherbereiche im lokalen Adreßraum eines Knotens können freigegeben werden. Ein Cluster gilt als erreichbar, wenn der Knoten entweder über das Kommunikationsmedium eine Verbindung zu einem aktiven Cluster herstellen kann oder dieser eine vorherige Version eines Heaps auf einem lokalen permanenten Datenträger besitzt. Letzteres entspricht einem gültigen, aber momentan inaktiven Cluster. Die gesicherte Version enthält alle Informationen, die im ursprünglichen Heap enthalten waren, einschließlich des verwendeten Kerns. Die Aufgabe des Primärkerns besteht in diesem Fall darin, den gesicherten Heap sukzessive in den Speicher zu laden und ihn somit wieder in einem aktiven Zustand zu versetzen. Um die Erreichbarkeit eines Clusters zu überprüfen und die Initialisierung des Knotens durchführen zu können, benötigt der Primärkern Urversionen der Speicherverwaltung und des Protokolls sowie Gerätetreiber für die unterstützten Bootgeräte. Hierzu zählen alle Geräte, welche für die Kommunikation mit einem aktiven Cluster oder zum Reaktivieren eines gesicherten Heaps benötigt werden. Dies sind insbesondere Treiber für Kommunikationskontroller und Massenspeicher. Die im Cluster verwendete Version des Protokolls muß zu der Urversion kompatibel gehalten werden. Das Anfordern der aktuellen Version des Kerns erfolgt bei beiden Varianten auf gleiche Weise und wird in Abschnitt 6.4 näher betrachtet. Eine Unterscheidung findet lediglich bei der Weiterleitung der Seitenanfrage durch das Protokoll statt. Verfügt der Knoten über eine Instanz des Pageservers und befindet sich ein gültiges Abbild eines Heaps auf
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einem permanenten Datenträger, so wird die gestellte Seitenanfrage zunächst nicht an das Kommunikationsmedium, sondern an den Pageserver weitergeleitet. Dieser lädt die angeforderte Seite in den Speicher und meldet dem Protokoll die physikalische Speicheradresse. Das Einlagern der Seite in den Adressraum des Knotens unterscheidet sich im weiteren nicht von der Einlagerung einer über das Netzwerk angeforderten Seiten [Wend03]. Ein Knoten, welcher einem Cluster beitritt, wird im folgenden als Sekundärstation bezeichnet. Hierbei ist es unerheblich, ob es sich um einen tatsächlich aktiven Cluster oder ein gesichertes Abbild handelt. Wird durch den Primärkern kein erreichbarer Cluster vorgefunden, so muß ein neuer Heap erzeugt werden. Dies ist nur dann möglich, wenn das Image eine vollständige Plurixversion enthält. Ist dies nicht der Fall, so endet der Bootvorgang an dieser Stelle erfolglos. Neben Images mit einer vollständigen Plurixversion können auch solche mit minimaler Funktionalität, sogenannte „Joiner“, erstellt werden. Diese enthalten lediglich Funktionen, welche für den Primärkern benötigt werden. Die Reduzierung von Plurix auf eine minimale Version entstand aus dem Wunsch, den Systemstart möglichst schnell durchzuführen. Dies ist insbesondere nur dann möglich, wenn der zu ladende Kern möglichst klein ist. Zudem entsteht bei einem sehr kleinen Primärkern die Möglichkeit, diesen im BootROM einer Netzwerkkarte zu speichern und somit einen erheblichen Geschwindigkeitsvorteil gegenüber dem Laden des Images von Diskette zu erzielen. Die eigentliche Funktionalität von Plurix sowie die benötigten Objekte erhält ein beitretender Knoten aus dem verteilten Speicher. Durch die Verwendung eines „Joiners“ zum Systemstart entstehen somit keine Einschränkungen.



6.3 Starten der Primärstation, Aufbau des Heaps Das Plurixdesign sieht für den VVS und den lokalen Speicher unterschiedliche Adressbereiche vor (Abb. 6.2). Adressen unterhalb von 512 MB werden für den lokalen Speicher, die Verbleibenden für den VVS verwendet. Um einen neuen Heap aufzubauen, müssen Objekte aus dem Image im lokalen Speicher in den VVS verschoben werden. Dies kann entweder durch eine Einblendung der entsprechenden physikalischen Speicherseiten in den VVS oder durch eine erneute Allozierung der Objekte realisiert werden. Ersteres erfolgt durch eine Abbildung der untersten VVS-Adressen auf die physikalischen Seiten des Images. Die Referenzen in diesen Objekte verweisen jedoch immer noch auf Adressen im lokalen Speicher. Um die Objekte nun tatsächlich in den VVS zu verschieben, müssen die Zeiger in den Objekten angepaßt werden. Um eine möglichst hohe Performance des Systems zu erreichen, ist eine Gruppierung der Objekte im Speicher gemäß ihrer Zugriffssemantik angebracht (siehe Kapitel 3.2.3). Zudem erfordert die Speicherung des Kerns im VVS den in Kapitel 3.4.3 näher erläuterten Schutz von Systemobjekten. Werden die Objekte lediglich mittels Adressmapping in den VVS eingeblendet, so ist eine Umgruppierung nicht möglich. Eine entsprechende
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Anordnung der Objekte müßte bereits im Image enthalten sein und somit durch den Crosscompiler erstellt werden. Die Gruppierung und der Schutz von Objekten im VVS ist jedoch Aufgabe der Speicherverwaltung und sollte nicht an den Crosscompiler gekoppelt werden, wenngleich die Unterstützung des Compilers hierfür erforderlich ist um etwa Codesegmente als solche identifizieren zu können. 4GB VVS 512 MB lokaler Speicher



lokaler Speicher



Knoten 1



Knoten 2



...



lokaler Speicher 0 MB



Knoten n



Abbildung 6.2 Adressraumteilung in Plurix



Die erneute Allozierung von Image-Objekten im VVS kann entweder durch explizites Relozieren der Objekte oder durch erneute Übersetzung des Java-Quellcodes durch den Compiler erfolgen. Bei ersterer Variante erfolgt eine Verschiebung der Objekte in zwei Stufen. In der ersten Stufe werden durch die Primärstation alle im Image enthaltenen Objekte explizit im VVS erneut alloziert und ihre Daten mit Ausnahme der Referenzen übertragen. Die in den Objekten enthaltenen Zeiger müssen an die neuen Objektadressen angepaßt werden und können daher nicht direkt übernommen werden. Diese Anpassung erfolgt mittels einer Adressumsetzungstabelle, welche die alten und die neuen Adressen der Objektheader enthält (Abb. 6.3) und während der Kopierphase erstellt wird. Das Eintragen der angepaßten Referenzen erfolgt in einem zweiten Durchgang. Hierzu werden alle Imageobjekte erneut betrachtet. Die enthaltenen Referenzen werden anhand der Tabelle umgesetzt und in die Heapobjekte eingetragen (Abb. 6.4). VVS
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Abbildung 6.3 Adressumsetzungstabelle
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Abbildung 6.4 Referenzanpassung



Alternativ hierzu kann eine Referenzanpassung anhand von Rückwärtsverweisen, wie sie unter anderem im Oberon-Compiler [WiGu92] zum Einsatz kommt, verwendet werden. Bei diesem Verfahren erhält jedes Objekt ein zusätzliches Feld für die Anpassung der Referenzen. Dieses Feld wird im folgenden als „Fixup-Field“ (kurz FF) bezeichnet. Es enthält entweder die Adresse des eigenen Objektes, die Adresse der VVS-Kopie des Image-Objektes oder die Adresse der ersten noch anzupassenden Referenz. Zu Beginn des Verfahrens zeigen alle FFs im Image auf das jeweilige Objekt. Wird ein Objekt in den VVS kopiert, so erhält das FF die Adresse des VVS-Objektes. Mit Hilfe dieses Eintrages können Referenzen auf dieses Objekt in zukünftig kopierten Objekten direkt angepaßt werden. Hierfür werden im Anschluß an das Kopieren eines Objektes seine Referenzen betrachtet. Die noch in das Image verweisende Referenz kann anhand des FF-Feldes im referenzierten Objekt auf dessen Kopie im VVS umgesetzt werden. Schwieriger gestaltet sich die Behandlung von Referenzen auf noch nicht kopierte Objekte. In diesem Falle wird beim Versuch der Referenzanpassung ein FF ermittelt, welches auf das Objekt selbst verweist. Es besteht somit noch keine gültige Kopie des Objektes im VVS und die Referenz kann noch nicht angepaßt werden. Um ein späteres wiederholtes Durchsuchen der Objekte zu vermeiden, wird die Adresse der anzupassenden Referenz im FF-Feld des referenzierten Objektes gespeichert. Eine Unterscheidung ob es sich beim Inhalt eines
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FF's um die neue Adresse des Objektes oder um die Adresse einer anzupassenden Referenz handelt ist anhand eines gesetzten bzw. gelöschten niederwertigsten Bits möglich. Durch die in Plurix eingesetzte Alignierung von Objekte und Referenzen auf eine Doppelwortgrenze werden die beiden niederwertigsten Bits nicht für die Adressierung benötigt und können somit für diesen Zweck verwendet werden. Die im VVS-Objekt enthaltenen Referenz wird nicht mehr benötigt und kann für eine Verkettung von anzupassenden Referenzen herangezogen werden. Wird zu einem späteren Zeitpunkt ein Objekt kopiert, dessen FF nicht auf sich selbst verweist, so existieren noch unangepaßte Referenzen. Anhand des FF kann die erste dieser Referenzen ermittelt und umgesetzt werden. Alle weiteren anzupassenden Referenzen können über die Verkettung ermittelt werden. Die elegantere Methode gegenüber dem Kopieren von Imageobjekten ist die direkte Übersetzung des Plurixsystems in den VVS. Hierfür benötigt das Image den ausführbaren Compiler sowie den Quellcode des Systems. Im Anschluß an das Booten des Primärkerns wird der Compiler gestartet. Die neu übersetzten Objekte werden durch die Speicherverwaltung direkt im VVS alloziert. Eine Anpassung von Zeigern ist nicht erforderlich, da die zugewiesenen Referenzen automatisch auf VVS Adressen verweisen. Im Anschluß an den Aufbau eines neuen Heaps befindet sich auch der Kern im gemeinsamen Speicher. Der Start des VVS-Kerns erfolgt bei allen Knoten durch den Aufruf der Main-Methode in der Klasse Boot. Hierzu kann jedoch kein gewöhnlicher Java-Methodenaufruf verwendet werden, da dieser die Main-Methode des nach wie vor aktiven Primärkerns verwenden würde. Der Start erfolgt deshalb durch einen in Inline-Code realisierten Far-Jump auf die Adresse der ersten Instruktion der Main-Methode des VVSKerns. Plurix verfügt über einen globalen verteilten Namensdienst, in dem Objekte registriert und anschließend über ihren Namen zugegriffen werden können. Dieser ist nach dem Clusterbeitritt von allen Knoten aus erreichbar und muß daher nur einmal erzeugt werden. Die Erstellung des Namensdienstes erfolgt entweder automatisch bei der Übersetzung des Plurixquellcodes durch den Compiler oder explizit durch die Primärstation für den Fall, daß die Imageobjekte erneut alloziert wurden. Im Anschluß hieran führt die Primärstation eine Registrierung aller Gerätetreiber anhand der PCI-Kennung der ihnen zugeordneten Geräte durch, um eine automatische Erkennung der Hardware zu ermöglichen.



6.4 Starten der Sekundären Stationen Der Startvorgang des Primärkerns ist bei Primär- und Sekundärstationen nahezu identisch. Unterschiede im Bootvorgang treten erst mit dem Start des VVS-Kerns auf. Dieser ist auf einer Sekundärstation zunächst nicht präsent und muß aus dem VVS angefordert werden. Um auch mit einer älteren Version des Primärkerns einem neuen Cluster beitreten zu können, müssen der Primär- und VVS-Kern möglichst unabhängig sein.
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Dieser Ansatz erlaubt ein implizites Update des Systems beim Neustart, ohne daß hierfür die, auf den Knoten installierten, „Joiner“ ersetzt werden müssen. Weiterhin ermöglicht eine strikte Trennung von Primär- und VVS-Kern den Beitritt zu unterschiedlichen Clustern. Während des Startvorgangs des VVS-Kerns müssen neue Objekte alloziert werden. Hierzu wird eine Instanz der aktuellen Version der Speicherverwaltung benötigt, welche durch die Sekundärstation nicht selbst erzeugt werden kann, da eine Instanzierung von VVS-Objekten durch die Speicherverwaltung des Primärkerns einer möglichst strikten Trennung der beiden Kernversionen widerspricht. Die benötigte Instanz muß folglich durch den Cluster bereitgestellt und vor der ersten Instanzierung eines Objektes durch den VVS-Kern auf den beitretenden Knoten transferiert und im SYSTEM-Objekt verankert werden. Hierbei entsteht die Schwierigkeit, daß die Objekttypen von Primär- und VVS-Kern aufgrund der Java-Typenprüfung mittels Referenzen auf den Typdeskriptor eines Objektes stets inkompatibel sind. Typreferenzen von VVS-Objekten verweisen auf den Typdeskriptor innerhalb des VVS, die von Objekten aus dem Primärkern auf die Deskriptoren im Primärkern (Abb. 6.5). VVS
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Abbildung 6.5 Typinkompatibilität zwischen Heap- und Primärkern



Ein Objekt, welches vor dem Umschalten auf den VVS-Kern angefordert wurde, kann nicht Java-konform auf das SYSTEM-Objekt zugewiesen werden. Ebenso können Objekte aus dem Primärkern nach dem Umschalten nicht auf das SYSTEM-Objekt des VVS-Kerns zugewiesen und somit nicht weiterverwendet werden. Durch die Verankerung von Systemobjekten in SYSTEM ergibt sich das Problem, daß der Kommunikationskontroller nach dem Umschalten auf den VVS-Kern nicht mehr erreichbar ist, bis eine neue Instanz eingetragen wurde. In dieser Zeit ist eine Auflösung von Seitenfehlern nicht möglich. Für die Instanzierung eines neuen Treiberobjektes des Kommunikationskontrollers wird jedoch die entsprechende Klasse und somit der Zugriff auf den VVS
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benötigt. Der VVS-Kern kann somit nicht trivial mittels Pagefault-Handling on-demand angefordert werden. Die Anforderung des VVS-Kerns durch einen beitretenden Knoten kann auf zweierlei Arten erfolgen. Zum einen können die benötigten Objekte und Klassen vor dem Umschalten auf den VVS-Kern auf den Knoten transferiert werden, zum anderen kann ein sukzessives Anfordern der Objekte und Klassen während des Starts des VVS-Kerns durchgeführt werden. Dies erfordert, daß der Paging-Mechanismus des Primärkerns nach dem Umschalten auf den VVS-Kern trotz Typinkompatibilität erhalten bleibt. Ersteres Verfahren benötigt eine Bereitstellung der benötigten Instanzen durch den Cluster. Die anzufordernden Klassen und Objekte sind hierbei für alle Knoten nahezu identisch. Unterschiede bestehen nur bei der Instanz des Treibers des Kommunikationskontrollers. Eine Anforderung der benötigten Objekte aus dem Cluster kann mittels einer Erweiterung des VVS-Protokolles einfach realisiert werden. Der startende Knoten sendet hierfür eine Anfrage mit der Kennung seines Kommunikationskontrollers an den Cluster. Dieser erzeugt die benötigten Instanzen und sendet deren Adresse, sowie die Adressen aller von diesen Objekten belegten Seiten an den startenden Knoten. Die Seitenadressen sind erforderlich, um die Präsenz von Objekten, welche sich über mehrere Seiten erstrecken, zu gewährleisten. Neben den erzeugten Instanzen müssen auch ihre Klassen, sowie referenzierte Objekte übertragen werden. Hierbei handelt es sich ausschließlich um Systemobjekte, so daß eine Übermittlung aller Seiten mit Systemklassen ausreichend ist. Diese werden im späteren Betrieb ohnehin benötigt, so daß hier kein zusätzlicher Aufwand entsteht. Im Anschluß an die Anfrage an den Cluster kann der startende Knoten die benötigten Seiten anfordern und die Instanzen in die benötigten Objekte eintragen. Durch die Referenzierung der Systemobjekte mittels SYSTEM kann alternativ auch der unterstützende Knoten die Referenzen vollständig eintragen und lediglich die Seitenadressen sowie die Adresse des SYSTEM-Objektes zurückliefern. Für den startenden Knoten ist es in diesem Fall ausreichend, die Adresse des SYSTEM-Objektes im Anker einzutragen und anschließend den VVS-Kern zu starten. Das alternative Verfahren beruht auf einer Weiterverwendung von Klassen und Objekten aus dem Primärkern nach dem Umschalten auf den VVS-Kern. Hierfür muß jedoch eine Zuweisung von Referenzen an das SYSTEM-Objekt außerhalb des Typenkonzeptes von Java erfolgen. Dies kann mittels einer Spracherweiterung, welche der PJC anbietet, durchgeführt werden. Voraussetzung für eine derartige Zuweisung ist die Kompatibilität der Objekttypen. Diese bleibt erhalten, wenn neue Versionen einer Klasse weiterhin alle Methoden der alten Version dieser Klasse in unveränderter Reihenfolge anbieten. Eine Überprüfung auf Kompatibilität zwischen den Objekten erfordert weitergehende Verfahren wie Fingerprints der Klassendeskriptoren und führt somit zu zusätzlicher Komplexität. Die geforderte Kompatibilität muß nur für Klassen und Objekte erhalten bleiben, welche für den Umschaltvorgang auf den VVS-Kern benötigt werden. Hierbei handelt es sich ausschließlich um Systemklassen, welche sich in Plurix von abstrakten Klassen ableiten. Somit beschränkt sich diese Bedingung auf die abstrakten Klassen für Protokoll,
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Kommunikationskontrollertreiber und Speicherverwaltung. Neben der Kompatibilität müssen bei der Umstellung des Protokolls und des Treibers für den Kommunikationskontroller auf die neuen Versionen bestimmte Voraussetzungen erfüllt sein. Hierbei gilt, daß alle für die Behandlung eines Seitenfehlers benötigten Objekte und Klassen jederzeit auf dem Knoten vorhanden sein müssen. Fehlt ein solches Objektes oder eine Klasse, so können keine Seitenfehler mehr behandelt werden, da hierfür der Aufruf einer nicht präsenten Methode nötig wäre, was wiederum einen Seitenfehler nach sich zieht. Bei der Ersetzung einer solchen Klasse durch eine neue Version würde ein Zugriff auf die benötigten Objekte erst im Falle eines Seitenfehlers erfolgen. Eine Anforderung der Seiten mittels VVS-Mechanismen wäre dann jedoch nicht möglich. Sie müssen daher zuvor explizit angefordert werden. Dies entspricht der Anforderung von Seiten mit Systemklassen im vorherigen Verfahren. Eine Veränderung von Systemklassen erfolgt relativ selten, so daß die von ihnen belegten Seiten über einen längeren Zeitraum gültig bleiben. Die Seiten können somit in einer Verwaltungsstruktur im VVS abgelegt werden. Diese werden im folgenden als Heapinfoseiten bezeichnet. Sie befinden sich auf der ersten Seite innerhalb des VVS Adressraumes. Aufgrund der Typinkompatibilität zwischen Primär- und VVS-Kern enthalten die Heapinfoseiten keine Objekte, sondern werden durch direkte Speicherzugriffe ausgelesen. Der genaue Aufbau der Heapinfoseiten ist in Anhang A beschrieben.



6.4.1 Bewertung der Verfahren Die beiden diskutierten Verfahren ermöglichen den Start des VVS-Kerns auf Sekundärstationen, benötigen hierfür jedoch eine Erweiterung des Protokolls sowie eine aktive Unterstützung durch den Cluster. Weiterhin ist beiden Verfahren gemein, daß während des Startvorgangs die anderen Stationen im Cluster blockiert sind und somit nicht in die Commit-Phase übergehen können. Diese Blockierung ist notwendig, da ein beitretender Knoten noch nicht am Transaktionsmechanismus teilnimmt und somit nicht zurückgesetzt werden kann. Eine Rücksetzbarkeit einer beitretenden Station würde den erneuten Start des Primärkerns und somit ein erneutes Durchführen des Bootvorgang erfordern. Dieser nimmt deutlich mehr Zeit in Anspruch als die Ausführung einer Transaktion, so daß ein Beitreten eines neuen Knotens nicht mehr garantiert werden könnte. Die Blockierung der Transaktionen im Cluster dauert bis zum vollständigen Start des VVSKerns auf der beitretenden Station. Diese Startzeit muß daher möglichst kurz gehalten werden, um die Performance des Clusters nicht übermäßig zu beeinträchtigen. Der hauptsächliche Unterschied der beiden Verfahren liegt im Umfang der geleisteten Unterstützung, sowie im Kopplungsgrad von Primär- und VVS-Kern. Die Anforderung von Objekten bei Bedarf erfordert große Vorsicht beim Start des VVSKerns. Die korrekte Reihenfolge der Objektinstanzierungen muß unbedingt eingehalten werden, um das Protokoll und die Seitenfehlermechanik weiterhin funktionsfähig zu halten. Zusätzlich muß die Kompatibilität der Klassen ständig gewahrt bleiben. Wird diese verletzt, so sind die existierenden „Joiner“-Versionen nicht mehr im Stande, dem neuen Cluster beizutreten, und müssen ersetzt werden. Dies erfordert unter Umständen eine An-
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passung der im BootROM der Netzwerkkarten enthaltenen Versionen. Der Vorteil dieses Verfahren besteht darin, daß nur wenig Informationen über die benötigten Objekte erforderlich sind. Eine explizite Anforderung ist lediglich für Systemklassen notwendig. Alle weiteren erforderlichen Objekte können sukzessive mittels VVS-Mechanismen angefordert werden. Die alternative Anforderung von Objekten vor dem Umschalten auf den VVS-Kern erfordert eine genaue Kenntnis über die zum Booten benötigten Objekte. Diese Informationen müssen durch den Cluster zur Verfügung gestellt werden. Der Aufwand hierfür ist aufgrund des Blockierens des Clusters jedoch leicht zu vertreten. Die Durchsuchung des Namensdienstes durch den unterstützenden Knoten kann bei diesem Verfahren nebenläufig zu den Seitenanforderungen durch den startenden Knoten erfolgen. Dies führt zu einer Reduzierung der Startzeit und somit zu einer deutlichen Verkürzung der Clusterblockierung. Der vergrößerte Readset einer Transaktion durch das Durchsuchen des Namensdienstes ist hierbei schwächer zu bewerten als ein langes Blockieren des gesamten Clusters. Dieser Ansatz erlaubt zudem ein nahezu vollständiges Entkoppeln des Primär- und VVS-Kerns, solange das Protokoll des im Cluster ablaufenden Kerns rückwärtskompatibel ist. Die Kompatibilität der Protokollversionen ist deutlich einfach zu realisieren als eine vollständige Kompatibilität aller benötigten Bootklassen. Dies erleichtert die Entwicklung des Systems und reduziert den Verwaltungsaufwand erheblich. Zusätzlich ist ein fehlerhafter Zugriff auf den VVS und somit eine Gefährdung des Clusterbetriebs ausgeschlossen. Aus diesen Gründen ist ein vorheriges Anfordern der benötigten Seiten gegenüber einer Zuweisung von Objekten unterschiedlicher Kernversionen vorzuziehen.



6.5 Zusammenfassung Die Architektur von Plurix sieht eine Speicherung des Kerns im VVS vor. Hierdurch kann ein dem Cluster beitretender Knoten stets die aktuelle Version des Kerns aus dem VVS beziehen. Diese Architektur erlaubt ein implizites Update des Betriebssystem beim Systemstart und erleichtert somit die Realisierung des SSI-Konzeptes. Sie erfordert jedoch eine Anpassung des Startvorgangs der einzelnen Knoten. Ein startender Knoten überprüft zunächst die Erreichbarkeit eines Clusters und tritt diesem wenn möglich bei. Ist kein Cluster erreichbar, so wird ein neuer Heap durch die Primärstation erzeugt. Hierfür müssen die Objekte aus dem vom Crosscompiler erzeugten Image in den VVS reloziert werden. Dies kann durch Einblenden der physikalischen Speicherseiten in den VVS, Relozierung der Image-Objekte oder Neuübersetzung des Java-Quellcodes mittels Compiler erfolgen. Die beitretenden Sekundärstationen müssen den VVS-Kerns zunächst aus dem VVS beziehen und diesen anschließend starten. Hierfür stehen zwei Möglichkeiten zur Wahl. Die Objekte des VVS-Kerns können entweder vor dem Umschaltvorgang oder sukzessive während des Umschaltens angefordert werden. Ersteres erfordert eine genaue
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Kenntnis der benötigten Objekte, ermöglicht aber eine nahezu vollständige Trennung zwischen Primär-und VVS-Kern und erlaubt somit den Beitritt zu einem aktuellen Cluster mit einer älteren Version des Primärkerns. Der zweite Ansatz verzichtet auf die vollständige Ermittlung der benötigten Objekte und es werden lediglich Systemklassen angefordert. Hierfür ist es allerdings erforderlich, daß die Objekte aus dem Primärkern während der Startphase des VVS-Kerns weiterverwendet werden. Dies ist aufgrund der Typinkompatibilität nicht trivial lösbar und erfordert eine Zuweisung von Referenzen außerhalb des Java-Typenkonzeptes. Zudem setzt ein solcher Ansatz die Kompatibilität der Objekte aus Primär- und VVS-Kern voraus und führt somit zu einer engeren Kopplung der beiden Kernversionen. Die Möglichkeit, mit nur einer Version des Primärkerns beliebigen Clustern beitreten zu können, sowie die Vermeidung von typlosen Zeigerzuweisungen und die hierbei vermiedenen Risiken sprechen für eine vorherige Anforderung der Systemobjekte des VVSKerns.



Kapitel 7



7 Messungen und Bewertung Ziel dieser Messungen ist es, die Effizienz der vorgestellten Verfahren im Clusterbetrieb zu belegen. Der Messaufbau besteht aus einem Plurixcluster mit 16 Knoten, welche über ein switched Fast-Ethernet Netzwerk miteinander verbunden sind. Für die Messungen wurde eine einheitliche Rechnerkonfiguration bestehend aus AthlonXP 2500+ mit 512 MB RAM gewählt. Die während der Messreihen erhaltenen Werte betragen teilweise nur wenige Nanosekunden. In diesem Messbereich wirkt sich die aktuelle Belegung des Caches sehr stark auf die gemessenen Werte aus. Der Grund hierfür besteht in der deutlichen Abweichungen der Übertragungsraten zwischen CPU und Cache bzw. zwischen CPU und Speicher. Die maximalen Übertragungsraten bei der verwendeten Rechnerkonfiguration sind in Tabelle 1 dargestellt.



Transferart



maximale Leistung (GB / sek)



CPU – Speicher (Random Zugriff)



0,59



CPU – Speicher (phys. Limit)



2,7



CPU – L1 Cache



11



Tabelle 1 Transferleistung der Hardware



Aufgrund der erheblichen Unterschiede in der Transferrate wird für alle Messungen, welche sich im Nanosekundenbereich bewegen, jeweils der schnellste und der langsamste erreichte Wert angegeben. Ersterer wird erzielt, wenn sich sowohl die Daten als auch die Codesegmente bereits im Cache befinden. Letzterer ergibt sich, wenn der Cache mit anderen Daten gefüllt ist und somit zuerst Write-Back-Zyklen getrieben werden müssen.



7.1 Allozierung von Objekten Für die Leistungsevaluierung der in Kapitel 3.2 vorgestellten Objektallozierung wurde die hierfür erforderliche Ausführungszeit mit der einer linearen Objektallozierung verglichen. Bei letzterem Verfahren wird eine Variable verwendet, welche die Startadresse der nächsten freien Speicherstelle enthält. Beim Allozieren eines neuen Objektes wird der Wert der Variablen als Startwert für den Speicherblock, welcher das neue Objekt enthält, verwendet. Die Variable selbst wird im Anschluß hieran um die Größe des allozierten Objektes inkrementiert. Aufgrund dieser einfachen Operationen bei der Allozierung eines Objektes stellt die lineare Objektallozierung die schnellst mögliche Allozierungsart dar.
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Die Ausführungszeit für die Objektallozierung wird unter Umständen auch durch die Zuordnung einer neuen physikalischen Kachel an die zu verwendende logische Adresse sowie die Erstellung von Schattenkopien beeinflußt. Dieser Mehraufwand ist jedoch bei allen Allozierungsarten konstant. Für die Zuordnung einer physikalischen Kachel an eine logische Adresse muß zunächst eine ungenutzte Kachel ermittelt und deren Inhalt gelöscht werden. Die anschließende Zuordnung von logischer Adresse auf die physikalische Kachel erfordert eine Veränderung der Seitentabellen und zudem die Invalidierungen der betroffenen TLB-Einträge. Die hierbei entstehenden Laufzeiten sind in Tabelle 2 dargestellt. Eine genaue Betrachtung der Ausführungszeit für die Erstellung von Schattenkopien erfolgt in Abschnitt 7.2. Aufgrund der gelöschten Caches beim Transaktionsstart treten die maximalen Laufzeiten jeweils bei der ersten Ausführung einer Funktion durch eine Transaktion auf. Im Anschluß hieran befinden sich die benötigten Codesegmente im Cache. Alle weiteren Ausführungen derselben Funktion können annähernd mit der dargestellten minimalen Laufzeit ausgeführt werden.



Aktion



Minimale Laufzeit (in ns)



Maximale Laufzeit (in ns)



Unbenutzte Kachel ermitteln



450



3521



Kachelinhalt löschen



333



3031



Kachel an log. Adresse zuweisen



840



4093



Löschen des TLB-Eintrages



125



241



1748



10886



Gesamtlaufzeit für die Zuordnung einer physikalischen Kachel



Tabelle 2 Verwaltung physikalischer Kacheln



Durch den Einsatz einer zentralen Variablen für die Verwaltung des freien Speichers würde die linearen Objektallozierung im Clusterbetrieb eine Vielzahl von Kollisionen verursachen. Die erhaltenen Meßwerte wären hierdurch unbrauchbar und könnten nicht mehr als Vergleichswerte herangezogen werden. Aus diesem Grund wurden die Messungen für die lineare Objektallozierung nur auf einem einzelnen Knoten durchgeführt. Tabelle 3 zeigt die erhaltenen Ergebnisse für die Allozierung von Objekten mit einer Größe von 80 Bytes unter Verwendung der linearen Allozierung bei bereits zugeordneter physikalischer Kachel. Allozierung



Minimale Laufzeit (in ns)



Maximale Laufzeit (in ns)



ohne Schattenkopie



2916



16610



mit Schattenkopie



9721



43627



Tabelle 3 Laufzeit bei linearer Allozierung
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Die Messungen für eine Objektallozierung mit den in Kapitel 3.2 vorgestellten Verfahren wurden im Cluster durchgeführt. Die Leistungsfähigkeit dieses Verfahrens steigt beim Einsatz auf einem einzelnen Knoten weiter an. Die hierbei erzielten Werte werden an dieser Stelle jedoch nicht weiter berücksichtigt, da dies nicht dem geplanten Einsatz der Speicherverwaltung entspricht. Um eine Vergleichbarkeit mit der linearen Objektallozierung zu erhalten, wurde die Allozierung eines 80 Byte großen Objektes innerhalb eines Allokators mit bereits erstellter und noch nicht erstellter Schattenkopie durchgeführt. Weiterhin wurde die benötigte Ausführungszeit für die Allozierung eines solchen Objektes durch den clusterweiten Speichermanager sowie die Allozierung eines neuen Allokators gemessen. Die erhaltenen Werte sind in Tabelle 4 dargestellt. Die höhere Ausführungszeiten bei der Allozierung von Objekten durch den Speichermanager ergeben sich dadurch, daß hierbei immer mindestens eine, im Falle eines Allokators sogar zwei Schattenkopien erstellt werden müssen. Abbildung 7.1 zeigt den, bei der Verwendung der kollisionsarmen Objektallozierung entstehenden Mehraufwand im Vergleich zur linearen Allozierung. Objekttyp



Allozierung durch



Minimale Laufzeit (in ns)



Maximale Laufzeit (in ns)



80 Byte Objekt



Allocator



3254



16878



80 Byte Objekt



Allocator (+Schattenkopie)



9044



43685



80 Byte Objekt



Speichermanager



11932



49109



Neuer Allocator



Speichermanager



14828



51648



Tabelle 4 Laufzeit für die Objektallozierung im VVS



12000 11000



kollisionsarme Objektallozierung Lineare Objektallozierung



Zeit in Nanosekunden



10000 9000 8000 7000 6000 5000 4000 3000 2000 1000 0 ohne Schattenkopie



mit Schattenkopie



durch Speichermanager



Abbildung 7.1 Vergleich zwischen kollisionsarmer und linearer Objektallozierung



Bei der Allozierung eines Objektes wird jeweils auch eine Referenz auf den Typdeskriptor des Objektes erstellt. Während der Messungen war dem Typdeskriptor des Testobjek-
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tes bereits ein Backpack zugeordnet, so daß die Objektallozierung lediglich zu der Erzeugung eines neuen Backlinks innerhalb des Backpacks führte. Muß zudem für den Typdeskriptor des Objektes ein Backpack erstellt werden, so verlängert sich die Laufzeit der Objektallozierung entsprechend. Eine genaue Betrachtung der Ausführungszeiten für die Zuweisung von Referenzen und die Verwaltung der Backlinks erfolgt in Abschnitt 7.3.



7.2 Verwaltung von Schattenkopien Die Laufzeit für die Erstellung von Schattenkopien unterscheidet sich je nachdem, ob es sich bei der zu sichernden Seite um eine leere oder bereits belegte Speicherseite handelt. Bei einer leeren Seite muß lediglich deren Adresse in die Verwaltungsliste für die Schattenkopien eingetragen und die Seite anschließend für den schreibenden Zugriff freigegeben werden. Die hierbei auftretenden Ausführungszeiten sind in Tabelle 5 dargestellt.



Operation



Minimale Laufzeit (in ns)



Maximale Laufzeit (in ns)



Schattenkopie in Verwaltung einfügen



640



2378



Seitenflags ändern



383



750



Löschen des TLB-Eintrages



125



241



Tabelle 5 Verwaltung von Schattenkopien



Im Falle einer bereits belegten Seite müssen zudem deren Inhalte auf eine andere physikalische Kachel kopiert werden. Zu der Laufzeit für die Verwaltung einer Schattenkopie müssen die in Tabelle 6 gelisteten Ausführungszeiten für die Bereitstellung einer physikalischen Kachel, deren Zuordnung an eine temporäre logische Adresse und das Kopieren der Kachelinhalte hinzugezählt werden.



Operation



Minimale Laufzeit (in ns)



Maximale Laufzeit (in ns)



Temporäre log. Adresse anfordern



591



3542



Bereitstellung einer phys. Kachel



1415



7855



Logische Seite kopieren



2982



8821



646



3230



Temporäre logische Adresse freigeben



Tabelle 6 Bereitstellung einer Kachel für die Schattenkopie



Die Anteile der einzelnen Schritte an der Gesamtlaufzeit ist in Abbildung 7.2 dargestellt. Dies führt zu der in Tabelle 7 aufgeführten Gesamtlaufzeit für die Erstellung von Schattenkopien.



Messungen und Bewertung Schattenkopie für



Minimale Laufzeit (in ns)
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Maximale Laufzeit (in ns)



leere Seite



1148



3369



belegte Seite



6782



26817



Tabelle 7 Laufzeit für das Erstellen einer Schattenkopie 28000



Temp. Log. Adr. freigeben Seite kopieren Bereitstellung phys. Kachel Temp. Log. Adr. anfordern TLB-Invalidieren Seitenflags ändern Schattenkopie in Verwaltung einfügen



26000 24000 22000 20000 18000



Zeit in Nanosekunden



16000 14000 12000 10000 8000 6000 4000 2000 0 Minimale Laufzeit (leere Seite)



Maximale Laufzeit (leere Seite)



Minimale Laufzeit (volle Seite)



Maximale Laufzeit (volle Seite)



Abbildung 7.2 Zusammensetzung der Ausführungszeiten für die Erstellung von Schattenkopien



7.3 Verwaltung der Backlinks Die Backlinks bieten eine elegante Möglichkeit um zur Laufzeit Referenzen auf ein Objekt zu ermitteln. In diesem Abschnitt wird der Aufwand für die Verwaltung der Backlinks untersucht. Hierfür wird die Laufzeit einer Referenzzuweisung bei aktivierten Backlinks mit der bei deaktivierten Backlinks verglichen. Letzteres wird weiter unterschieden, je nachdem ob der Aufruf der Laufzeitroutine „Assign“ für die Referenzzuweisung durchgeführt oder die Referenz direkt durch den Compiler eingetragen wird. Wie bereits bei der Objektallozierung wird auch bei der Leistungsmessung für die Backlinks die minimale und die maximale Laufzeit bestimmt. Tabelle 8 zeigt die gemessenen Laufzeiten für die Zuweisung einer unterschiedlichen Zahl von Referenzen bei aktivierten Backlinks.
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Operation



minimale Laufzeit (in ns)



maximale Laufzeit (in ns)



Erstellen der 1. Referenz



305



3287



Erstellen der 2. Referenz



308



3308



Erstellen der 3. Referenz



3764



34349



Erstellen der 4. Referenz



592



5487



Erstellen der 60. Referenz



602



5536



Löschen der 1. Referenz



305



3270



Löschen der 2. Referenz



308



3304



Löschen der 3. Referenz



590



5468



Löschen der 4. Referenz



592



5491



Löschen der 60. Referenz



600



5518



1066



6786



Löschen der letzten Referenz



Tabelle 8 Laufzeit von Referenzänderungen bei aktivierten Backlinks



Der deutliche Anstieg der Ausführungszeit beim Hinzufügen der 3. Referenz ergibt sich, da zu diesem Zeitpunkt die internen Backlinks vollständig belegt sind und dem Objekt ein Backpack zugeordnet werden muß. Es kommt somit die Ausführungszeit für die Erstellung eines neuen Objektes hinzu. Die Laufzeit für das Einfügen weiterer Backlinks sinkt anschließend wieder, liegt aber dennoch über der für interne Backlinks, da zunächst das entsprechende Backpack ermittelt werden muß. Diese Ermittlung kann je nach Adresse der Referenz differieren, abhängig davon, in welches Backpack die Referenz eingeordnet werden muß. Bei ideal gefüllten Caches lag die maximal gemessene Ausführungszeit für das Hinzufügen einer Referenz bei 4083 ns. Dieser Wert ergibt sich, wenn ein neues Backpack erstellt, und das in Kapitel 4.7 beschriebene Kopieren von Buckets durchgeführt werden muß. Die längere Ausführungszeit beim Löschen der letzten Referenz entsteht durch die hierbei erfolgende sofortige Freigabe des Backpacks. Es kommt somit die Ausführungszeit für das Löschen eines Objektes hinzu. Um den durch die Verwendung der Backlinks entstehenden Mehraufwand beurteilen zu können, ist die Ausführungszeit einer durch den Compiler durchgeführten Referenzzuweisung von Interesse. Eine derartige direkte Zuweisung kann bei ideal gefüllten Caches innerhalb von 12 ns, bei schlecht gefüllten Caches in 28 ns durchgeführt werden. Wird auf die Verwendung von Backlinks verzichtet, so muß im Falle der Objektrelozierung der Speicher nach den anzupassenden Referenzen durchsucht werden. Der hierbei entstehende Aufwand ist von der Anzahl der Objekte im Cluster, sowie von deren Verteilung abhängig. Die Zeiten für die Überprüfung eines lokal vorhandenen Objektes mit nur einer Referenz beträgt 293 ns. Diese Zeit erhöht sich pro zusätzlicher zu überprüfender Referenz im Objekt um 248 ns. Dies führt bei 16000 Objekten im Heap, von
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denen jedes nur 2 Referenzen besitzt bereits zu einer Ausführungszeit von 8,656 ms. Im Vergleich hierzu kann eine Referenz mit Hilfe der Backlinks in 243 ns angepaßt werden.



7.4 Freispeichersammlung In diesem Teil der Messungen wurde die Leistungsfähigkeit der entwickelten Freispeichersammlung untersucht. Hierfür wurde das in Kapitel 5.1.2 vorgestellte Verfahren mit einer traditionellen Freispeichersammlung nach dem Mark&Sweep-Verfahren verglichen. Bei dem gewählten Mark&Sweep-Algorithmus wird der Knoten während der Ausführung der Freispeichersammlung blockiert um den Einsatz von Schreib- oder Lesesperren zu vermeiden. Blockierende Ansätze besitzen eine deutlich geringere Ausführungszeit als inkrementelle Varianten von Mark&Sweep und können somit als untere Grenze für referenzverfolgende Verfahren herangezogen werden. Im ersten Teil der Messung wurden die beiden Varianten der Freispeichersammlung auf einem einzelnen Knoten ausgeführt. Es wurden hierfür im Cluster 13800 Objekte alloziert, wobei 1600 als azyklischer und 1200 als zyklischer Garbage vorlagen. Die zyklischen Garbageobjekte befanden sich hierbei in 36 Zyklen mit jeweils zwischen 2 und 8 Objekten. Tabelle 9 zeigt die Ausführungszeiten für die einzelnen Abschnitte der entwickelten Freispeichersammlung. Die Laufzeit für das gewählte Mark&SweepVerfahren sowie deren Zusammensetzung ist in Tabelle 10 aufgeführt. Bei den dargestellten Werten handelt es sich um die durchschnittliche Laufzeit von 10 unabhängigen Messungen.



Überprüfung auf



azyklischen Garbage



Laufzeit Anzahl bearbeiteter (in ms) Objekte pro Sekunde 6,03



2653000



zyklischen Garbage ohne Löschen der Zyklen



54



252000



zyklischen Garbage mit Löschen der Zyklen



55



251000



Tabelle 9 Leistungsfähigkeit der entwickelten GC auf einem einzelnen Knoten



Phase



Ausführungszeit Anzahl bearbeiteter (in ms) Objekte pro Sekunde



Löschen der Markierungen



3,27



4220000



Markierungsphase im Heap



18,07



763600



4,12



3349000



25,47



541800



Löschen der Objekte Ausführungszeit Mark&Sweep



Tabelle 10 Ausführungszeit von Mark&Sweep auf einem einzelnen Knoten
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Messungen und Bewertung



Die Messungen belegen, daß die Erkennung von azyklischem Garbage mit dem entwickelten Verfahren deutlich schneller erfolgen kann, als dies bei einem Mark&SweepVerfahren möglich ist. Bei der Erkennung und Behandlung von zyklischem Garbage liegt die Leistungsfähigkeit eines Mark&Sweep-Verfahrens auf einem einzelnen Knoten zunächst über der der entwickelte Freispeichersammlung. Es muß jedoch berücksichtigt werden, daß bei einem Mark&Sweep-Verfahren eine Entscheidung über die Erreichbarkeit eines ein Objekt nur dann getroffen werden kann, wenn der gesamte Markierungsvorgang abgeschlossen ist. Der gemessene Aufwand für das Mark&SweepVerfahren entsteht somit bei jedem Durchlauf der Freispeichersammlung. Zudem ist der überwiegende Teil des entstehenden Garbage in einem verteilten Heap azyklisch. Zyklischer Garbage kann somit für eine gewisse Zeit im Speicher verbleiben, ohne daß hierdurch die Leistungsfähigkeit des Clusters beeinträchtigt wird. Durch ein geeignetes Verhältnis (z.B. 2 zu 1) zwischen azyklischer und zyklischer Garbageerkennung kann die Performance eines Mark&Sweep-Verfahrens auf einem einzelnen Knoten durch die entwickelte Freispeichersammlung erreicht und übertroffen werden. In einem zweiten Schritt wurde die Leistungsfähigkeit der entwickelten Freispeichersammlung im Clusterbetrieb verifiziert. Für diese Messungen wurden insgesamt 61600 Objekte im VVS alloziert, von denen 12000 als azyklischer und 9600 als zyklischer Garbage vorlagen. Die azyklischen Garbage-Objekte wurden derart gestaltet, daß 4000 Objekte Referenzen auf entfernte Objekte besaßen. Aufgrund der Eigenschaft der azyklischen Freispeichersammlung, einzelne Objekte getrennt voneinander beurteilen zu können, kann dieser Teil der entwickelten Freispeichersammlung auf den einzelnen Knoten nahezu nebenläufig ausgeführt werden. Eine Interaktion mit anderen Knoten ist nur erforderlich, wenn ein Objekt mit einer rechnerübergreifenden Referenz gelöscht und somit das Backlink im referenzierten Objekt entfernt werden muß. Das Löschen eines solchen Objektes verlängert sich aufgrund der Seitenlatenz von 1552 ns auf 784 s. Existieren in den Garbageobjekten keine rechnerübergreifenden Referenzen, so steigt die Anzahl der geprüften und gesammelten Objekte im Cluster linear mit der Anzahl der Knoten. In einem weiteren Schritt wurde die Leistungsfähigkeit der Zyklenerkennung im Clusterbetrieb gemessen. Diese ist von der Anzahl der zu überprüfenden Objekte und der hierfür erforderlichen Seitenanfragen abhängig. Werden alle auf einem Knoten präsenten Objekte durch ein lokal präsentes Element der Wurzelmenge referenziert, so finden während der Zyklenerkennung keine Seitenanfragen statt. In diesem Fall ist die Skalierung der Zyklenerkennung lediglich von der Verteilung der Objekte auf die einzelnen Knoten abhängig. Eine gleichmäßige Verteilung führt hierbei zu einem linearen Anstieg der Leistungsfähigkeit. Messungen im normalen Clusterbetrieb haben ergeben, daß ungefähr 90 Prozent der auf einem Knoten lokal präsenten und aktiven Objekte von einem lokal präsenten Element der Wurzelmenge referenziert werden. Die Anzahl an entfernten Seiten, welche für die Entscheidung über die Erreichbarkeit eines Objektes angefordert werden müssen, ist dementsprechend gering. Dies führt zu einer sehr guten Skalierung
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der Zyklenerkennung im Clusterbetrieb, welche mit den meisten Mark&Sweep-Verfahren nicht erreicht werden kann. Abbildung 7.3 zeigt die Laufzeiten für die einzelnen Phasen der entwickelten Freispeichersammlung sowie für das gewählte Mark&SweepVerfahren in Abhängigkeit zur Anzahl der Knoten im Cluster. 15



Azyklische GC Azyklische GC (max) Zyklische GC Zyklische GC (max) Mark&Sweep



14 13 12 Millionen Objekte / sec



11 10 9 8 7 6 5 4 3 2 1 0 1



2



4 Anzahl der Knoten



8



16



Abbildung 7.3 Leistungsvergleich der GC im Clusterbetrieb



Bei dem vorgestellten Verfahren für eine Freispeichersammlung in einem VVS wird die Erkennung und Beseitigung von Garbage in einzelnen Phasen mit festgelegtem Zeitrahmen durchgeführt. Diese Architektur ermöglicht eine Vorhersage über die maximale Verzögerung einer Anwendung durch die Freispeichersammlung. Tabelle 11 zeigt die maximal gemessene Abweichung der Laufzeit einer Phase vom vorgegebenen Zeitrahmen im Clusterbetrieb.



Zeitrahme n (in s)



Laufzeit (in s)



Abweichung (in s)



1000



1041



41



2500



2545



45



5000



5033



33



7500



7514



14



10000



10021



21



15000



15009



9



20000



20008



8



Tabelle 11 Abweichung der Laufzeit von der Vorgabe
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Messungen und Bewertung



Aufgrund der sehr geringen Abweichung der tatsächlichen Ausführungszeit vom vorgegebenen Zeitrahmen kann das entwickelte Verfahren auch Echtzeitanforderungen erfüllen. Die Wahl eines Zeitrahmens von unter 1 ms kann jedoch dazu führen, daß nicht alle Garbage-Objekte freigegeben werden können. Diese Einschränkung liegt an der Latenz für Seitenanfragen welche bei einem 100 Mbit Netzwerk in etwa 790 s beträgt. Liegt der vorgegebene Zeitschlitz für die Freispeichersammlung unter der Seitenlatenz, so können entfernte Objekte nicht angefordert werden. Folglich können Referenzen auf entfernte Objekte nicht gelöscht werden, da die Anpassung des entsprechenden Backlinks nicht möglich ist.



7.5 Bewertung Die Messungen belegen, daß die entwickelten Verfahren für den Einsatz in einem verteilten System mit transaktionalem verteilten Heap geeignet sind. Die Speicherallozierung ist im Vergleich zu einer linearen Speicherallozierung nur unwesentlich langsamer. Diese geringfügige Verzögerung der Ausführungszeit von Anwendungen ist jedoch vernachlässigbar, da durch das entwickelte Verfahren eine Vielzahl von Kollisionen vermieden und somit die Performance des Clusters erheblich gesteigert wird. Eine geringfügige Erhöhung der Ausführungszeit von Anwendungen ergibt sich lediglich durch den Einsatz der Backlinks. Dieser Mehraufwand ermöglicht jedoch eine einfache und effiziente Relozierung von Objekten und ist im Vergleich zu den Leistungseinbußen aufgrund eines auftretenden False-Sharings als gering zu bewerten, da letzteres die Ausführung der Transaktionen serialisiert und somit der Vorteil eines Clusters verloren geht. Das entwickelte Verfahren für eine Freispeichersammlung in einem transaktionalen verteilten Heap kann selbst auf einem einzelnen Knoten die Leistungsfähigkeit einer Mark&Sweep-Implementierung erreichen und übertreffen. Die Messungen belegen, daß das entwickelte Verfahren im Clusterbetrieb sehr gut skaliert. Weiterhin ist durch diesen Ansatz die maximale Unterbrechungszeit einer Anwendung durch die Freispeichersammlung sehr genau vorhersagbar, so daß dieses Verfahren auch den Anforderungen eines Echtzeitsystems genügt.
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Kapitel 8



8 Zusammenfassung und Perspektiven 8.1 Zusammenfassung Der Einsatz eines transaktionalen verteilten Heaps ermöglicht die Speicherung von Daten, Programmen und Kern im gemeinsamen Speicher. Im Rahmen dieser Arbeit wurde gezeigt, daß ein derartiger Ansatz die Realisierung eines verteilten Systems, welches dem SSI-Konzept entspricht, erleichtert und ein einfaches und effizientes Hinzufügen neuer Knoten zur Laufzeit ermöglicht. Weiterhin wurden die Anforderungen für eine Kommunikation zwischen transaktionalem Verhaltensraum des VVS und nichttransaktionalem Verhaltensraum der Hardware betrachtet und es wurde ein Verfahren für eine transaktionssichere Kommunikation zwischen den beiden Verhaltensräumen mittels zweiteiliger Gerätetreiberarchitektur und SmartBuffers entwickelt. Durch die Speicherung aller Daten im VVS verändert sich die Semantik von Klassenvariablen. Diese werden fortan gemeinsam genutzt und können somit für die Verwaltung von clusterweiten Informationen eingesetzt werden. Ihre Verwendung für die Speicherung von knotenlokalen Daten ist jedoch nicht mehr möglich. Um dennoch effizient auf knotenlokale Informationen zugreifen zu können, wurde der Einsatz spezieller Objekte vorgeschlagen, auf deren Inhalte unter Plurix mittels zweier neuer Schlüsselworte SYSTEM und STATION zugegriffen werden kann. Es wurde weiterhin gezeigt, daß der Stack im lokalen Speicher eines Knotens abgelegt werden kann, ohne daß sich hierdurch negative Effekte auf das Transaktionskonzept ergeben. Um häufige Kollisionen bei der Objektallozierung aufgrund von konkurrierenden Zugriffen zu vermeiden, wurde eine Strategie für eine effiziente Objektallozierung in einem transaktionalen VVS entwickelt. Durch den Einsatz von Allokatoren und der Verwendung einer mehrstufige Allozierungsstrategie ist die Durchführung einer kollisionsarmen Objektallozierung ohne zusätzliche Einschränkung der maximalen Knotenzahl oder Objektgröße möglich. Die entwickelten Allokatoren ermöglichen zudem die explizite Allozierung von Objekten in Speicherbereichen mit unterschiedlicher Semantik oder unterschiedlichen Konsistenzmodellen, sowie eine Gruppierung der Objekte anhand ihrer Zugriffscharakteristik und somit eine Reduzierung der False-Sharing Problematik. Eine generelle Vermeidung von False-Sharing ist in einem seitenbasierten VVS nur mit erheblichem Speicherverlust möglich. Um eine Reduzierung der Leistungsfähigkeit des Clusters durch auftretendes False-Sharing zu vermeiden, muß dieses zur Laufzeit erkannt und aufgelöst werden. Hierfür ist eine effiziente Relozierung der betroffenen Objekte
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und die hiermit verbundene Anpassung von Referenzen erforderlich. Im Rahmen dieser Arbeit wurde ein Verfahren für eine effiziente Buchhaltung von Referenzen auf ein Objekt vorgestellt. Dieses basiert auf der Verwendung von Backlinks, welche einen Rückwärtsverweis auf die Speicherstelle der Referenz auf das Objekt darstellen. Um den Speicherbedarf für die Verwaltung der Backlinks möglichst gering zu halten, werden die ersten Beiden direkt im referenzierten Objekt abgelegt. Übersteigt die benötigte Anzahl an Backlinks diesen Wert, so wird dem Objekt ein Backpack zugeordnet, welches als Container für die Backlinks dient. Die Verwaltung der Backlinks innerhalb der Backpacks erfolgt durch eine hierfür entwickelte Variante des dynamischen Hashings. Die Speicherkompaktierung und das Auflösen von False-Sharing erfordert neben der Objektrelozierung auch die Möglichkeit, von einem VVS-Objekt zum nächsten navigieren zu können. Es wurde gezeigt, daß eine Verkettung der Objekte mittels Referenzen negative Auswirkungen auf die Clusterperformance besitzt. Um dies zu vermeiden wurde ein Verfahren entwickelt, welches eine Navigation zwischen benachbarten Objekten ohne gegenseitiges Referenzieren ermöglicht. Um Laufzeitfehler und Speicherverluste durch eine fehlerhaft verwendete explizite Speicherverwaltung zu vermeiden, ist in einem VVS der Einsatz einer automatischen und inkrementellen Freispeichersammlung angebracht. Hierfür wurde ein Verfahren entwickelt, welches Veränderungen von aktiven Objekte und die hieraus resultierende Invalidierung der betroffenen Seiten auf fremden Knoten vermeidet. Das vorgestellte Verfahren basiert auf den entwickelten Backlinks und setzt sich aus einem referenzzählenden und einem referenzverfolgenden Teil zusammen. Durch die Einbeziehung der Backlinks in die Freispeichersammlung kann auf einen dedizierten Referenzzähler verzichtet werden. Weiterhin ist eine Referenzverfolgung in inverser Richtung und somit ohne aufwendiges Ermitteln der verteilten Wurzelmenge möglich. Entscheidungen über die Erreichbarkeit eines Objektes können mit dem vorgestellten Algorithmus für jedes Objekt separat und ohne übermäßige Netzlast getroffen werden. Dies ermöglicht eine Aufteilung der Freispeichersammlung in beliebig viele Ausführungsschritte mit konfigurierbarem Zeitrahmen und somit eine genaue Vorhersage der Verzögerung von Anwendungen. In einem weiteren Teil dieser Arbeit wurden die Strategien für die Erzeugung eines transaktionalen verteilten Heaps, sowie den Beitritt von neuen Knoten zu einem bestehenden Heap genauer betrachtet. Für letzteres wurde gezeigt, daß ein zweiteiliger Startvorgang angebracht ist, da dies den Beitritt von Knoten mit beliebiger Kernversion zum Cluster ermöglicht. Der auf dem Knoten lokal präsente primäre Kern wird nach dem Systemstart durch den VVS-Kern ersetzt. Diese Architektur erlaubt ein implizites Update des Betriebssystem beim Systemstart und erleichtert somit die Realisierung des SSI-Konzeptes. In diesem Zusammenhang wurde weiterhin gezeigt, daß ein explizites Anfordern des VVS-Kerns einem sukzessives Anfordern vorzuziehen ist, da hierdurch eine vollständige Trennung zwischen Primär- und VVS-Kern möglich ist.
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Zum Abschluß der Arbeit wurde die Leistungsfähigkeit der Speicherverwaltung und Freispeichersammlung sowie der Mehraufwand aufgrund der Verwaltung der Backlinks gemessen. Die Ergebnisse der Messungen belegen die Effizienz der entwickelten Verfahren.



8.2 Perspektiven Das vorgestellte Verfahren der Backlinks ermöglicht eine effiziente Auflösung von False-Sharing zur Laufzeit. Es müssen jedoch noch geeignete Messverfahren und Heuristiken entwickelt werden, um bei einem häufigen Seitentransfer feststellen zu können, ob es sich hierbei um True- oder False-Sharing handelt. Weiterhin wird bei der aktuellen Implementierung der Freispeichersammlung davon ausgegangen, daß jedes nach der azyklischen Freispeichersammlung verbleibende Objekt potentieller Kandidat für zyklischen Garbage ist. Dies führt häufig zu einer unnötigen Überprüfung von aktiven Objekten. Durch den Einsatz von Heuristiken wäre es denkbar, Kandidaten für zyklischen Garbage effizienter zu ermitteln und somit die Leistungsfähigkeit der Freispeichersammlung weiter zu erhöhen. Ein Ansatzpunkt, um eine generelle Steigerung der Clusterperformance zu erzielen, ist eine verbesserte Commit-Strategie für Transaktionen, bei denen schreibende Zugriffe ausschließlich auf aktuell nicht gemeinsam genutzte Seiten erfolgt sind. In diesem Fall wäre ein lokales Commit der Transaktion denkbar, da diese Schreibzugriffe nicht zu Kollisionen mit anderen Transaktionen führen können. Es bleibt weiterhin zu untersuchen, wie sich das entwickelte System in einer Wide-Area Umgebung verhält. Hierbei kann aufgrund der hohen Latenzzeiten nicht für jede Transaktion explizit eine Tokenanfrage erfolgen. Mit Hilfe sogenannter „PipelinedTransactions“ könnten Transaktionen vorübergehend nur lokal abgeschlossen und für die Validierung mit entfernt laufenden Transaktionen zusammengefaßt werden. Um einen höheren Programmierkomfort zu erreichen, wäre auch eine explizite Unterbrechbarkeit von Transaktionen wünschenswert. Um dies zu ermöglichen, müssen jedoch die Stackreferenzen bei der Verwaltung der Backlinks berücksichtigt werden. Wie dies effizient realisiert werden kann, bleibt noch zu untersuchen.



8.3 Das Resultat Im Rahmen dieser Arbeit wurde für ein System mit transaktionalem verteilten Heap eine rücksetzbare Kernarchitektur, sowie eine effiziente Speicherverwaltung nebst automatischer und inkrementeller Freispeichersammlung entwickelt und implementiert. Es hat sich gezeigt, daß mit Hilfe eines derartigen Heaps und durch die Verwendung einer geeigneten Kernarchitektur und Speicherverwaltung ein System entwickelt werden kann, welches die Anforderungen des SSI-Konzeptes auf effiziente Weise erfüllt.
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Die entwickelte Speicherverwaltung erlaubt eine effiziente und kollisionsarme Objektallozierung im verteilten Heap, ohne Einschränkung des verfügbaren Adressraumes. Mit Hilfe der entwickelten Backlinks ist eine effiziente Relozierung von Objekten zur Laufzeit und somit die Entflechtung von False-Sharing sowie die Kompaktierung des Heaps möglich. Die vorgestellte Freispeichersammlung erlaubt die Erkennung und Beseitigung von beliebigem Garbage, ohne daß hierbei die Leistungsfähigkeit des Clusters übermäßig beeinträchtigt wird. Das vorgestellte Verfahren basiert auf einzelnen Abschnitten mit frei definierbaren Zeitrahmen und erlaubt somit eine Vorhersage der maximalen Verzögerung für Anwendungen durch die Freispeichersammlung. Im Laufe dieser Arbeit hat sich gezeigt, daß die bei der Intel-Architektur eingesetzten Strategien für die Verwaltung der Caches für ein System mit transaktionalem Heap nicht ideal sind. Es wäre von Vorteil, wenn die Zustandsbits der Seiten in den Seitentabellen auch dann aktualisiert werden würden, wenn sich die entsprechende Cachezeile bereits im Cache befindet. Durch einen derartigen Ansatz könnte auf die Invalidierung der Caches beim Start einer Transaktion verzichtet und somit die Leistungsfähigkeit des Systems deutlich gesteigert werden.
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