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1 Einleitung

Viele der heutigen Problemstellungen der Softwareentwicklung sind mittlerweile so
umfangreich, dass sie sich nur noch 16sen lassen, indem sie von einer Vielzahl von
Computern und Prozessoren gleichzeitig verarbeitet werden. Der Bereich des HPC
(High Performance Computing), zu deutsch Hochleistungsrechnen, beschiftigt sich
mit der Berechnung dieser umfangreichen Problemstellungen. Die dafiir benotigten
Hochleistungsrechner konnen hochparallele Supercomputer sein, oder Computerclus-
ter. Supercomputer sind spezielle fiir das Hochleistungsrechnen entwickelte Computer,
die oft aus eine sehr hohen Anzahl von Prozessoren bestehen, die auf einen teilweise ge-
meinsamen Speicher und gemeinsame Peripherie zugreifen. Ein Computercluster oder
einfach Cluster, bezeichnet eine beliebige Anzahl von vernetzten Computern. Die ein-
zelnen in einem Cluster vernetzten Computer werden auch als Knoten bezeichnet. Zur
Verwaltung der im HPC Bereich auszufiihrenden Programme werden hiufig Workload-
Mananger eingesetzt. Dem Workload-Manager werden die Porgramme mitgeteilt, die
auf dem Cluster ausgefiihrt werden sollen. Die auszufiihrenden Programme und die
mit ihnen verbundenen Hardwareanforderungen werden als Jobs bezeichnet und vom
Workload-Manager mit sogenannten Scheduling-Verfahren auf die Knoten des Clus-
ters verteilt. Der Workload-Manager reiht alle eingehenden Jobs in eine Warteschlange
ein. Jobs konnen nicht nur eine unterschiedliche Anzahl an Knoten benétigen, sondern
dartiber hinaus auch unterschiedlich viele Prozessoren pro Knoten oder unterschiedlich
viel RAM-Speicher. Die Knoten eines Clusters werden als Ressourcen abstrahiert. Ein
Scheduling-Verfahren verteilt die Jobs in der Warteschlange auf verfiigbare Ressourcen
des Clusters. In welcher Reihenfolge das Scheduling-Verfahren die Jobs auf die verfiigba-
ren Ressourcen verteilt, kann unterschiedlich sein. Die Jobs konnen zum Beispiel anhand
von Prioritdten verteilt werden, die sich in Abhédngigkeit der Zeit, die sich die Jobs bereits

in der Warteschlange befinden, erhohen. Sobald ein Job beendet wurde, werden die von
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ihm verwendeten Ressourcen wieder freigegeben, sodass sie dem Workload-Manager

wieder zur Verfiigung stehen.

Feitelson und Rudolph [1] klassifizieren Jobs in vier Kategorien: rigid, evolving, molda-
ble und malleable. Ein rigid Job benottigt eine ganz bestimmte Anzahl an Ressourcen,
um ausgefiihrt zu werden. Diese Ressourcen miissen beim Einreihen des Jobs mit
angegeben werden. Ein evolving Job kann die benotigten Resourcen wéhrend seiner
Ausfiihrung verdandern, um sich selbst anzupassen. Der Workload-Manager des Clusters
muss dem Job diese Ressourcen dann zur Verfiigung stellen, damit der Job erfolgreich
beendet werden kann. Ein moldable Job ist in der Lage sich selbst an vorgegebene
Ressourcen anzupassen. Zum Beispiel an die zur Verfiigung stehende Menge an Pro-
zessoren oder Knoten. Dies ist allerdings nur zum Zeitpunkt des Starts moglich. Im
Gegensatz zum moldable Job ist ein malleable Job in der Lage, sich wéhrend seiner
Ausfiihrung an sich &ndernde Ressourcen anzupassen. Was ihn zum flexibelsten der

Job-Typen macht.

Innerhalb eines Clusters werden iiblicherweise viele Jobs ausgefiihrt. Haufig werden
einige Jobs auch parallel zueinander ausgefiihrt, wenn es die Ressourcen des Clusters
zulassen. Die Auslastung eines Clusters zu erhohen, also zu jedem Zeitpunkt so viele
Ressourcen zur Berechnung von Jobs zu nutzen wie moglich, ist eine der aktuellen
Herausforderungen im Bereich des HPC, siehe [1] [2] [3]. Malleable Jobs sind dabei eine
Moglichkeit die Ressourcen eines Clusters moglichst vollstindig zu nutzen. Entweder
indem einigen der Jobs wihrend ihrer Ausfithrung Ressourcen zugunsten anderer Jobs
wieder entzogen werden, oder indem freie Ressourcen einem bereits in der Ausfithrung

befindlichen Job zur Verfiigung gestellt werden.

In Abbildung [1.1]ist illustriert, wie das Hinzufiigen und Entfernen von Ressourcen
wiéhrend der Ausfiihrung eines malleable Jobs die Nutzung der Ressourcen im Cluster
optimieren konnte. Es existieren drei Jobs in der Warteschlange mit folgender Reihen-
folge: A, B, C. Job A ist ein malleable Job und benétigt aus diesem Grund keine feste
Anzahl an Ressourcen. Job B benétigt hingegen genau 2 Ressourcen und Job C benotigt
exakt 3 Ressourcen. Es stehen 6 Ressourcen zur Verfiigung, um die Jobs auszufiihren.
Dem Job A werden 4 Ressourcen zur Verfiigung gestellt, damit Job B 2 der 6 Ressourcen
bekommen kann und beide parallel ausgefiihrt werden kénnen. Sobald Job B beendet
wurde, wird dem Job A eine Ressource entzogen, um Job C auszufiihren. Nachdem
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auch Job C beendet wurde, konnen alle freien Ressourcen fiir Job A verwendet werden.
Alternativ wére auch das gleichzeitige Ausfiihren der Jobs A mit 1 Knoten, Job B mit 2
Knoten und Job C mit 3 Knoten eine mogliche Ausfiihrungsreihenfolge gewesen, um

die Nutzung der Ressourcen im Cluster zu optimieren.

A B B

\/ \/ B beendet die
Ausfliihrung
\/ ~A wird eingeschrankt

| C wird

A A A |_eingereiht

Zeit

\/ \/ \/ |_C beendet die
Ausfiihrung

[ —A wird erweitert

| _Abeendet die
Ausfiihrung

Abbildung 1.1: Optimierung der Nutzung von Ressourcen im Cluster

Einige Ansdtze Programme kompatibel mit malleable Jobs zu machen, basieren darauf
eine zusédtzliche Abstraktionsschicht zwischen dem Programm und den verwendeten
Ressourcen einzufiihren, siehe [4] [5] [6] [7]. Diese Abstraktionsschicht bildet die physi-
kalischen Ressourcen auf virtuelle Ressourcen ab. Das Programm wird dann auf den
virtuellen Ressourcen ausgefiihrt. Wahrend der Ausfithrung des Programms kann dann
die Abbildung der physikalischen Ressourcen auf die virtuellen Ressourcen gedndert
werden. Auf diese Weise wird es ermoglicht einem Job wihrend seiner Ausfithrung

Ressourcen hinzuzufiigen oder zu entfernen. Eine andere Variante malleable Jobs zur
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Verfiigung zu stellen ist es, dem Programm selbst zu ermdglichen sich an Ressour-
cenverdnderungen wahrend der Ausfiihrung anzupassen, siehe [8] [9]. Dabei wird
dem Programm wéhrend seiner Ausfithrung mitgeteilt, dass sich seine Ressourcen
zukiinftig &ndern werden. Das Programm muss dann darauf reagieren, indem es seine
Berechnungen und Daten entsprechend der gednderten Ressourcen umverteilt. Diese
Eigenschaft des Programms, sich an &ndernde Ressourcen anzupassen, wird im weiteren
Verlauf dieser Arbeit als Ressourcen-Elastizitdt bezeichnet. Die genauere Bezeichnung
der Ressourcen-Elastizitit dient der Abgrenzung zum Begriff malleable Job, da die
Ressourcen-Elastizitat sich nur auf die eigenstindige Anpassung des Programms be-
zieht.

Diese Arbeit préasentiert ein Konzept fiir eine Programmierumgebung, die Ressourcen-
Elastizitat ermoglicht. Die grofiten Herausforderungen waren das effiziente Verteilen
der Berechnungen auf die sich &ndernden Ressourcen, als auch sicherzustellen, dass
alle fiir die Berechnungen notwendigen Daten bei Anpassungen an sich dndernde
Ressourcen erhalten bleiben. Im Hinblick auf diese beiden Herausforderungen wurde
als Ausgangsbasis die Java-Bibliothek APGAS gewaéhlt. Diese verwendet ein Task-
basiertes Berechnungsmodell, dass die Berechnung des Programms in viele kleinere
Teilberechnungen aufteilt, die Tasks. Fiir die Ressourcen-Elastizitdt bieten sich die Tasks
sehr gut an, um Teile der Berechnung des Programms bei sich @ndernden Ressour-
cen umzuverteilen. Werden neue Ressourcen wihrend der Programmausfiihrung hin-
zugefiigt, konnen Tasks von bereits genutzten Ressourcen zu den neuen Ressourcen
transferiert werden. Sollten Ressourcen wihrend der Programmausfiithrung entfernt
werden, dann konnen deren Tasks auf die verbleibenden Ressourcen umverteilt wer-
den.

Die APGAS-Bibliothek bietet einen weiteren Vorteil im Hinblick auf die Ressourcen-
Elastizitat durch dessen globaler Lastenbalancierung auf Basis eines Lifelinegraphen.
Die globale Lastenbalancierung sorgt dafiir, dass die Tasks wihrend der Programmaus-
fithrung so auf die verfiigbaren Ressourcen verteilt werden, dass eine moglichst hohe
Auslastung aller Ressourcen erreicht wird. Fiir die Verteilung der Tasks auf die Ressour-
cen wird ein Workstealing Algorithmus eingesetzt, der es den Ressourcen ermoglicht
sich Tasks von anderen Ressourcen zu stehlen, wenn diese selbst keine Tasks mehr

besitzen. Dieser Algorithmus wird durch einen Lifelinegraphen ergédnzt, der jeder der
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Ressourcen sogenannte Lifelines zuordnet. Diese Lifelines geben der zugeordneten Res-
source vor, von welchen anderen Ressourcen diese Tasks stehlen kann. Der Lifelinegraph
bestimmt die Lifelines dabei so, dass die Ressourcen gleichmafSig Tasks voneinander
stehlen.

Aufbauend auf den Vorteilen der APGAS-Bibliothek wurde im Rahmen dieser Arbeit ein
Konzept erarbeitet, das bei sich &ndernden Ressourcen dafiir sorgt, dass alle betroffenen
Daten und Tasks automatisch umverteilt werden. Bei neu hinzukommenden Ressourcen
werden alle notwendigen Daten zu den neuen Ressourcen transferiert und anschlieffend
wird die globale Lastenbalancierung genutzt um diesen Ressourcen Tasks zu schicken.
Werden Ressourcen wihrend der Ausfithrung des Programms entfernt, werden zuvor
alle Daten der Ressource gesichert und alle Tasks {iber die globale Lastenbalancierung
umverteilt. Dabei werden die Eigenschaften des Workstealing ausgenutzt, um die Daten
und Tasks gleichmifig zu verteilen. Der Lifelinegraph wird ebenfalls bei jeder Ande-
rung an den Ressourcen aktualisiert. Die Aktualisierung des Lifelinegraphen ist ein
wesentlicher Bestandteil der Ressourcen-Elastizitdt, da die Lifelines des Lifelinegraphen
dazu genutzt werden, die Tasks der Ressourcen gleichméafiig umzuverteilen, sobald sich
diese d&ndern.

Die fiir das weitere Verstdndnis dieser Arbeit notwendigen Grundlagen werden im
nachfolgenden Kapitel 2| erldutert und umfassen die APGAS-Bibliothek, die globale
Lastenbalancierung sowie den Lifelinegraphen. Im darauf folgenden Kapitel (3| wird
das erarbeitete Konzept der Ressourcen-Elastizitit beschrieben. Dies umfasst das Hin-
zuftigen und das Entfernen von Ressourcen. Kapitel @ stellt die Implementierung des
Konzeptes aus Kapitel |3 vor. Die zur Evaluation verwendeten Benchmarks und die
Ergebnisse werden im Kapitel [5| vorgestellt und evaluiert. Das Kapitel [7]fasst abschlie-
3end diese Arbeit und ihre Ergebnisse kurz zusammen und gibt einen Ausblick auf
zukiinftige Moglichkeiten der Ressourcen-Elastizitit.
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Die APGAS-Bibliothek, auf der das Konzept der Ressourcen-Elastizitat aufbaut ist in
Kapitel 2.T|beschrieben. Zu Beginn wird ihr Programmiermodell beschrieben, mit den
grundlegenden Konstrukten async, asyncAt, finish und GlobalRef. Das folgende Kapi-
tel 2.2]beschreibt im Detail die globale Lastenbalancierung der APGAS Bibliothek ein-
schliefllich der Konstrukte asyncAny und finishAsyncAny. Abschlieffend beschreibt Ka-
pitel2.3|den Lifelinegraphen, der fiir die Bestimmung der Lifelines sorgt.

2.1 Die APGAS-Bibliothek

Die Java-Bibliothek APGAS implementiert das APGAS-Programmiermodell (Asyn-
chronous Partitioned Global Address Space), das eine Erweiterung des PGAS-Pro-
grammiermodells (Partitioned Global Address Space) ist. Im PGAS-Programmiermodell
wird der gesamte Speicher aller dem Programm zur Verfiigung gestellten Ressourcen
zu einem gemeinsamen Adressraum zusammengefasst. Dies ermoglicht es von jeder
Ressource des Programms aus auf jede Speicherzelle einer jeden anderen Ressource
direkt zuzugreifen. Der gemeinsame Speicher wird allerdings wieder partitioniert in
sogenannte Places. Ein Place stellt eine abstrakte Einheit dar, bestehend aus dem Spei-
cher und der Recheneinheit (iiblicherweise einem Mehrkernprozessor) einer Ressource.
Speicherzugriffe von einem Place auf einen anderen Place sind deutlich langsamer, als
Speicherzugriffe innerhalb desselben Place, da dafiir in der Regel ein Netzwerkzugriff
notwendig ist.

Ein Place kann mehrere Threads enthalten, um Teilaufgaben separat zu verarbeiten.
Dies macht sich die Erweiterung des PGAS-Modells, das APGAS-Modell zunutze. Das



2 Grundlagen

APGAS-Modell erweitert das PGAS-Modell um asynchrone Tasks, die parallel zueinan-
der auf einem Place oder verteilt auf mehreren Places ausgefiihrt werden konnen. Diese
Threads werden als Worker oder Worker-Threads bezeichnet. Wahrend der Ausfithrung
eines Tasks durch einen Worker kénnen wieder neue Tasks erstellt werden. Diese werden
als transitive Tasks bezeichnet. Tasks konnen direkt nach deren Erstellung im APGAS-
Modell von einem Place zu einem anderen transferiert werden, um diese auf einem
anderen Place auszufiihren. Das APGAS-Modell definiert fiir das Erstellen von Tasks das
Konstrukt async, vergleiche [10] [11] [12] [13], und fiir die Synchronisierung von Tasks
das finish-Konstrukt. Ein finish-Konstrukt definiert einen Block, in dem Tasks erstellt
werden konnen. Der Block des finish-Konstrukts kann vom aufrufenden Thread erst
dann wieder verlassen werden, wenn alle in ihm definierten Tasks abgearbeitet wurden,

einschlief3lich aller transitiven Tasks.

Die APGAS-Bibliothek ist ein Ableger des X10 Projektes [10] [11] und portiert einige
der Grundfunktionen von X10 nach Java. Places reprasentiert die APGAS-Bibliothek
durch eine eigene Instanz einer Java Virtual Machine (JVM). Fiir die Inter-Place Kom-
munikation wird die Bibliothek Hazelcast eingesetzt. Die APGAS-Bibliothek verwendet
fiir Worker-Threads ForkJoinThreads und den ForkJoinPool von Java, vgl. [14]. Der
ForkJoinPool stattet die Bibliothek mit einem Intra-Place Workstealing Algorithmus aus,
der Tasks gleichméfiig auf alle zur Verfiigung stehenden Threads aufteilt. Der Workste-
aling Algorithmus des ForkJoinPools ermoglicht es jedem ForkJoinThread, Tasks von
anderen ForkJoinThreads zu stehlen, wenn dieser selbst keine weiteren Tasks mehr
besitzt.

Das async-Konstrukt des APGAS Programmiermodells wird in der APGAS-Bibliothek
in den async und asyncAt Varianten implementiert. Beide Varianten haben gemein-
sam, dass der auszufiihrende Task durch eine Lambdafunktion definiert wird. Diese
Lambdafunktion wird den Konstrukten beim Aufruf als Parameter iibergeben. async
erstellt einen Task, der lokal dem ForkJoinPool hinzugefiigt wird. Der Workstealing
Algorithmus des ForkJoinPools sorgt anschliefSend dafiir, dass der Task ausgefiihrt wird.
Waurde der Task durch einen ForkJoinThread erstellt, reiht dieser den Task in seine eigene
Warteschlange ein. Hat jedoch ein anderer Thread den Task erstellt, wird dieser einer
gemeinsamen Warteschlange des ForkJoinPools hinzugefiigt. Sobald ein ForkJoinThread
keine Tasks mehr in seiner eigenen Warteschlange besitzt, stiehlt dieser Tasks aus der
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gemeinsamen Warteschlange, oder falls diese ebenfalls leer ist, aus Warteschlangen
anderer ForkJoinThreads. asyncAt erstellt einen Task, der einem ForkJoinPool eines an-
deren Places hinzugefiigt wird. Dieser Place wird beim Aufruf des asyncAt-Konstruktes
mit iibergeben. Die APGAS-Bibliothek besitzt ein weiteres Konstrukt zum Erstellen von
Tasks fiir andere Places, das uncounted AsyncAt-Konstrukt. Tasks welche mit einem
uncountedAsyncAt-Konstrukt erstellt wurden, werden nicht von einem umgebenden

Finish tiberwacht.

In Quellcode ist die Verwendung von async, asyncAt und finish anhand eines
Beispiels illustriert. Die Methode printPlaces() erstellt fiir jeden verfiigbaren Place einen
asyncAt-Task (Zeilen 4-6), in dem der jeweilige Place ,Hello” sagt(Zeile 5). Der Master
Place gibt zusitzlich an, dass er der Master ist (Zeile 7). Alle Tasks werden iiber ein
finish synchronisiert (Zeilen 3-8), bevor eine weitere Ausgabe erzeugt wird mit , All

Places have said Hello!”.

void printPlaces () {

finish (() — {
places () . forEach (place — {
asyncAt(place, () — LOG.info("Hello from ” + here()));

¥
async (() —> LOG.info (here() + " is the Master."));

b
LOG. info ("All Places have said Hello!");

Quellcode 2.1: Hello World mit APGAS

Der Zugriff auf den gemeinsam genutzten partitionierten Speicher aller Places erfolgt
mithilfe der Klasse GlobalRef. Dieser Zugriff kann dabei in zwei verschiedenen Formen

erfolgen:

1. Der Zugriff auf eine bestimmte Variable wird fiir alle anderen Places freigegeben.

Die Referenz zeigt nur auf diese Variable.

2. Es wird eine identische Variable auf jedem Place erstellt, auf die nur der Place

selbst zugreifen kann. Die Referenz zeigt immer auf die lokale Variable.
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Die Verwendung von GlobalRefs wird im folgenden Quellcode 2.2]niher erldutert. Der
Programmcode aus Quellcode|2.2|14dt eine grofse Menge Messdaten von der Festplatte
und durchsucht diese anschlieSend nach einem bestimmten Wert und zahlt dessen
Vorkommen. In Zeile 1 wird der zu suchende Wert spezifiziert. Anschlieffend werden
in den Zeilen 2-5 zwei GlobalRef Instanzen erstellt, fiir jede Form der Verwendung
eine. Die erste GlobalRef Instanz referenziert einen AtomicInteger, der auf Place 0 ab-
gelegt wird und in dem das Endergebnis der Berechnung abgelegt werden soll. Die
zweite GlobalRef Instanz erstellt auf jedem Place ein Integer-Array mit den Messdaten
von der Festplatte. Dazu wird die Methode loadDataSetForPlace(), Zeile 5, verwen-
det, die die Datei fiir den aktuellen Place einliest. Die Implementierung der Methode
loadDataSetForPlace () wurde aus Platzgriinden nicht mit angegeben. Nun wird in
Zeile 6 ein finish-Konstrukt aufgerufen, in dem fiir jeden Place (Zeile 7) ein asyncAt-
Task erstellt wird. Innerhalb des asyncAt-Tasks werden die Messdaten nach dem zu
suchenden Wert aus Zeile 1 durchsucht (Zeilen 10-14). Jeder Place verarbeitet dabei
seinen eigenen Satz an Messdaten, der in der GlobalRef distributedArray gespeichert
ist. Das lokale Ergebnis wird in der Variablen aus Zeile 9 gespeichert. Das Endergebnis
wird in den Zeilen 16-19 bestimmt. Dazu schickt jeder Place innerhalb des asyncAt-
Tasks sein lokales Ergebnis zum Place 0, dem Besitzer der Variablen result, mit einem
weiteren asyncAt-Task. Der Besitzer der Variablen result wird dabei tiber die Methode
home () ermittelt. Diese Methode gibt immer denjenigen Place zuriick, der die GlobalRef
erstellt hat. Der neu erstellt asyncAt-Task aktualisiert den Wert des AtomicInteger, den
die GlobalRef result referenziert. In den Zeilen 23 und 24 wird das Endergebnis auf
der Konsole ausgegeben.
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final int valueToCount = 15;
final GlobalRef<AtomicInteger> result =
new GlobalRef <>(new Atomiclnteger(0));
final GlobalRef<Integer[]> distributedArray =
new GlobalRef<>(places(), () —> loadDataSetForPlace(here()));
finish (() — {
places () .forEach (place —> {
asyncAt(place, () — {
int localCount = 0;
for (Integer val: distributedArray.get()) {
if (val.equals(valueToCount)) {
localCount++;

}

final Integer finalLocalCount = localCount;

asyncAt(result.home(), () — {
AtomicInteger atomicCount = result.get();
atomicCount.updateAndGet(count —> count+finalLocalCount);

b

b
1)
Dy

System.out. println ("The value

” ” ”

+ valueToCount + was count +

result.get().get() + "times.”);

Quellcode 2.2: Beispiel der GlobalRef Verwendung

2.2 Globale Lastenbalancierung

Die globale Lastenbalancierung in der APGAS-Bibliothek basiert auf einem Workste-
aling Algorithmus anhand des Lifelineschemas von X10 [15], welches im Folgenden
beschrieben wird. In einem ersten Schritt werden jeweils W Stehlanfragen an zuféllige
Places geschickt. Sobald einer davon erfolgreich ist, kann der Algorithmus bereits be-
endet werden. Der Place, der eine Stehlanfrage schickt wird als Dieb bezeichnet und
derjenige, der eine Stehlanfrage bekommt wird als Opfer bezeichnet. Sollten die W
zufdlligen Stehlanfragen alle fehlschlagen, also keine Tasks gestohlen werden konnen.

Dann werden in einem zweiten Schritt bis zu Z viele Stehlanfragen an spezifische Places

10
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geschickt. Sobald auch hier eine Stehlanfrage erfolgreich ist, kann der Algorithmus
bereits beendet werden. Diese spezifischen Places werden als Lifeline-Buddys eines
Places bezeichnet. Fiir jeden Lifeline-Boddy eines Places besitzt der Place eine Lifeline.
Eine Lifeline hat dabei folgende Eigenschaften:

e Sie wird initial wédhrend des Programmstarts mithilfe des Lifelinegraphen gene-

riert.

e Wird eine Stehlanfrage an einen Lifeline-Buddy gestellt, gilt dessen Lifeline als

aktiv.

¢ Wird eine Stehlanfrage mit Tasks beantwortet (das Opfer schickt dem Dieb eine

Menge von Tasks), gilt diese nun wieder als inaktiv.

e Kann eine Stehlanfrage von einem Place nicht mit Tasks bedient werden, dann
speichert sich das Opfer den Dieb ab und schickt ihm Tasks, sobald er selbst wieder

welche bekommen hat.

Der fiir die Generierung der Lifelines notwendige Graph wird im folgenden Abschnitt[2.3]
im Detail erldutert. Die Tasks, die von der globalen Lastenbalancierung gestohlen wer-
den konnen, miissen tiber ein asyncAny-Konstrukt erstellt werden. Diese Tasks werden
im weiteren als lokalitdtsflexible Tasks bezeichnet, da diese auf jedem Place ausfiihrbar
sind und keine Abhéngigkeiten zu einem spezifischen Place haben. Ein mit asyncAny
erstellter Task wird initial dem Place zugewiesen, der das asyncAny-Konstrukt ausge-
tiihrt hat. Zu einem spéateren Zeitpunkt kann dieser Task von anderen Places gestohlen

werden.

asyncAny-Tasks konnen aus technischen Griinden nicht zusammen mit async und
asyncAt verwendet werden. Deshalb existiert fiir die asyncAny-Tasks ein eigenes finishAsyncAny-
Konstrukt. Das finishAsyncAny-Konstrukt unterscheidet sich vom finish-Konstrukt
dadurch, dass es nur fiir asyncAny-Tasks verwendet werden kann und nicht ineinander
geschachtelt werden darf, was wiederum technisch begriindet ist. In Quellcode
wird die Verwendung von finishAsyncAny und asyncAny an einem einfachen Beispiel
illustriert. In Zeile 1 wird ein finishAsyncAny-Konstrukt aufgerufen, in dessen Lamb-
dafunktion anschlieBend M asyncAny-Tasks erstellt werden (Zeilen 2-6). Die erstellten

asyncAnyTasks geben die Textnachricht , Hello World from: Place(x)” auf der Konsole

11
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aus, wobei x derjenige Place ist, der den Task ausfiihrt. Das Programm des Beispiels
wird (in den meisten Fillen) unterschiedliche Ausgaben auf der Konsole ausgeben, je
nachdem, welcher Place wie viele Tasks stiehlt.

finishAsyncAny (() —> {
for (int i = 0; i <M; i++4) {
asyncAny (() — {
LOG. info ("Hello World from: " + here());

Quellcode 2.3: finishAsyncAny und asyncAny Beispiel

Fiir die Berechnung von Ergebnissen bei der Verwendung von lokalitétsflexiblen Tasks
mit finishAsyncAny und asyncAny existieren zwei weitere Konstrukte. Diese Konstruk-
te erlauben eine Kombination der Teilergebnisse aller Tasks zu einem Gesamtergebnis.
Der fiir die Kombination verantwortliche Algorithmus ist ein Reduktionsalgorithmus.
Ein Reduktionsalgorithmus kombiniert eine Menge von Elementen zu einem einzelnen
Element. Das kann zum Beispiel das Bilden einer Summe oder auch das Filtern von Ele-
menten sein. Das Teilergebnis einer Berechnung von lokalitétsflexiblen Tasks eines Places
wird innerhalb einer Instanz der Klasse ResultAsyncAny<T> abgespeichert. Diese Klas-
se ist eine abstrakte generische Klasse und enthilt eine result Variable vom Typ T, die
das jeweilige Ergebnis reprasentiert. Des Weiteren muss die Methode mergeResult(. . .)

vom Nutzer der APGAS-Bibliothek implementiert werden, die den Reduktions-Schritt
durchfiihrt. Sobald diese Klasse implementiert ist, kann das Konstrukt mergeAsyncAny
innerhalb von asyncAny-Tasks dazu verwendet werden, das Ergebnis des aktuellen
asyncAny-Tasks dem Teilergebnis des aktuellen Places hinzuzufiigen. Im Anschluss an

die Ausfiihrung aller asyncAny-Tasks, kann das Gesamtergebnis mithilfe des reduceA-
syncAny-Konstruktes bestimmt werden. Dazu werden die Teilergebnisse jedes Places

tiber die mergeResult () Methode zusammengefasst und anschliefiend an Place 0 ge-
sandt. Place 0 kombiniert nun diese Teilergebnisse ebenfalls mit der mergeResult ()

Methode zum Gesamtergebnis.

In den nachfolgenden Quellcodes 2.4 und 2.5]ist die Verwendung der neuen Konstruk-
te mergeAsyncAny und reduceAsyncAny sowie der Klasse ResultAsyncAny anhand der
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2 Grundlagen

Berechnung von Pi illustriert. Die Implementierung der ResultAsyncAny Klasse verwen-
det als Ergebnis-Typ eine Double-Variable (Zeile 8) und kombiniert zwei Ergebnisse
durch eine Addition (Zeile 12). Fiir die Berechnung von PI wird eine festgelegte Menge
Iterationen verwendet. Die Menge an Iterationen ergibt sich aus der Multiplikation der
Parameter N und IN in Zeile 3. N beschreibt die Menge an asyncAny-Tasks die verwen-
det werden sollen (Zeile 4) und der Parameter IN beschreibt die Anzahl an Iterationen
pro asyncAny-Task (Zeile 9). Die Laufzeit eines asyncAny-Tasks muss grof$ genug sein,
um nicht vom Aufwand der Task Erstellung dominiert zu werden. Weshalb an dieser
Stelle eine Aufteilung der Iterationen in N und IN vorgenommen wurde. Sobald ein
asyncAny-Task seine Arbeit beendet hat, fiithrt er sein Teilergebnis mit den bisherigen
Ergebnissen des Places zusammen (Zeile 14). Dazu wird eine neue Instanz der Klasse
PiResult erstellt. Diese Klasse ist in Quellcode[2.5|dargestellt und erbt von der Klasse
ResultAsyncAny. Die mergeResult () Methode der Klasse ResultAsyncAny ist in den
Zeilen 8-10 definiert und bildet die Summe aus dem aktuellen Ergebnis result und dem
neuen Zwischenergebnis r. In der letzten Zeile des Quellcodes[2.4 wird das Gesamtergeb-

nis mittels eines reduceAsyncAny-Konstruktes bestimmt.

finishAsyncAny (
O — |
final double deltaX = 1.0 / (NxIN);
for (int i = 0; i <N; i++) {
final int _i = i;
asyncAny (
0O — |
double result = 0;
for (int j = 0; j < IN; j++) {
double x = (_i*xIN+j + 0.5) * deltaX;
double r = (4.0 / (1 + x * x)) = deltaX;
result += r;
}
mergeAsyncAny (new PiResult(result));

1)

b
PiResult result = (PiResult) reduceAsyncAny () ;

Quellcode 2.4: Beispiel der Reduktion in APGAS

13



2 Grundlagen

public class PiResult extends ResultAsyncAny<Double> ({

public PiResult(double r) {
this.result = r;

}

@Override

public void mergeResult(ResultAsyncAny<Double> r) {
this.result += r.getResult();

}

Quellcode 2.5: Ergebnis Klasse

2.3 Lifelinegraph

Zur Bestimmung der Lifelines wird ein spezieller Graph verwendet, in dem alle verfiig-
baren Places durch einen Knoten repréasentiert werden. Eine Kante von einem Knoten
zu einem anderen stellt eine Lifeline dar. Kanten im Lifelinegraphen sind gerichtet und
bedeuten, dass der Knoten mit der ausgehenden Kante den Knoten mit der eingehenden
Kante als Lifeline-Buddy hat. D. h. der Knoten mit der ausgehenden Kante stiehlt Tasks
vom Knoten mit der eingehenden Kante. Die Grundidee hinter dem Lifelinegraphen ist,
die Knoten so miteinander zu verbinden, dass moglichst wenig Schritte notwendig sind,
um von einem Knoten zu jedem anderen zu gelangen. Dies hat den Vorteil, dass sich
die Arbeit schnell verteilt. Dazu konnte man einfach jedem Knoten eine Kante zu jedem
anderen Knoten hinzufiigen. Dies hétte allerdings den Nachteil, dass dann jeder Knoten
im schlechtesten Fall (nur einer oder keiner hat Arbeit) jede Kante tiberpriifen miisste
um Arbeit zu bekommen. Deshalb wird der Lifelinegraph so aufgebaut, dass dieser
moglichst wenige Kanten pro Knoten besitzt, aber gleichzeitig die kiirzesten Pfade von
jedem Knoten zu jedem anderen minimiert. Der Lifelinegraph muss dafiir die folgenden
Eigenschaften erfiillen:

14



2 Grundlagen

Es ist ein gerichteter Graph.

Jeder Knoten muss mindestens eine ausgehende Kante besitzen.

Der Graph muss verbunden sein (von jedem Knoten aus muss jeder andere Knoten

tiber einen Pfad beliebiger Lange erreichbar sein).

Der Graph soll einen geringen Durchmesser besitzen (Es sollen moglichst kurze

Pfade von jedem Knoten zu jedem anderen existieren)

Fiir den Lifelinegraphen wurde die Klasse der zyklischen Hyperkuben gewahlt, da
diese alle oben genannten Eigenschaften erfiillen. Die formale Beschreibung des Life-
linegraphen entspricht der aus [15]. Ein Lifelinegraph wird tiber die Parameter Z und
L definiert. Der Parameter Z gibt die Dimension des Hyperkubus an und der Para-
meter L die Anzahl von Knoten pro Dimension. Die Parameter Z und L liefien sich
auch so interpretieren: Z gibt die Menge an Kanten (Lifelines) pro Knoten an und L
die maximale Lange eines kiirzesten Pfades. Aufserdem muss fiir die Parameter die
folgende Bedingung erfiillt sein: L?~! < P <= LZ mit P = AnzahlderKnoten. Diese
Bedingung garantiert, dass der Lifelinegraph fiir die gegebene Menge an Knoten die
obigen Eigenschaften erfiillt. Dartiber hinaus schreibt die Bedingung vor, dass die ge-
ringste Dimension Z bei gegebenem L zu wihlen ist. Alle Knoten des Graphen kdnnen
von 0 bis P-1 durchnummeriert werden. Jede dieser Nummern liefSe sich nun ebenfalls
durch eine Zahl mit der Basis L und Z Ziffern darstellen. Abbildung [2.Tillustriert einen
Lifelinegraphen fiir die Parameter Z=2, L=3 und P=9 Places mit den Knoten von 0-9
durchnummeriert. In Abbildung[2.2]ist der gleiche Lifelinegraph fiir Z=2, L=3 und P=9
mit der alternativen Darstellung der Knoten als Zahlen mit der Basis 3 und 2 Ziffern dar-
gestellt. Den Lifelinegraphen der Abbildung[2.2]kénnte man sich nun auch als ein Gitter
im zweidimensionalen Raum vorstellen mit den Koordinaten (x,y) fiir jeden der Knoten.
Die Darstellung der Knoten als Zahlen mit der Basis L und Z Ziffern soll im weiteren
als Komponentendarstellung bezeichnet werden. Die einzelnen Z Ziffern werden als

Komponenten bezeichnet.

Der Lifelinegraph ist dezentral und es befindet sich immer nur derjenige Teil des Li-
felinegraphen auf einem Place, der dessen Lifelines beschreibt. Die Lifeline-Buddys
eines Places werden aus den ausgehenden Kanten des Knotens abgeleitet, der den
jeweiligen Place reprasentiert. Der jeweilige fiir den Place relevante Teil des Lifeline-
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Abbildung 2.1: Lifelinegraph Abbildung 2.2: alternativer Lifelinegraph
fur L=3, Z=2, P=9 fur L=3, Z=2, P=9

1@

graphen, der dessen Lifelines beschreibt wird wahrend der Initialisierung des Places
generiert. Dazu werden im ersten Schritt die Parameter L und Z aus der Anzahl der
verfligbaren Places berechnet. Fiir den Parameter L wird der maximale Wert gewihlt,
dessen Quadrat kleiner ist als die Anzahl der Places P, formal: L2 < P <= (L + 1)2.
Aus L wird anschlieflend der Parameter Z berechnet, indem der maximale Wert ge-
sucht wird, sodass LZ < P <= Lt erfiillt ist. Beide Parameter werden nun in
dem Algorithmus aus Quellcode Verwendet, um die Lifeline-Buddys des Places zu

bestimmen.
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int x = 1;
int y = 0;
int h = here() .id;
int[] lifelines = new int[Z];
for (int j = 0, j < Z; j++) {

int v = h;

for (int k = 1; k < L; k++) {

v=v-—-—v% (xx*xL)+ (v+xx*xL-x)%(xxL);

if (v <P) {
lifelines [y++] = v;
break;
}
}
x *= L;

Quellcode 2.6: Algorithmus zur Bestimmung des Lifelinegraphen

Der Algorithmus aus Quellcode[2.6basiert auf der Komponentendarstellung der Knoten
des Lifelinegraphen. Die Grundidee des Algorithmus ist, eine Kante (Lifeline) fiir jede
Dimension Z zu erstellen, indem ausgehend von jedem Knoten dessen Komponenten
jeweils um eins verringert werden. In Abbildung[2.2|14sst sich die Grundidee sehr gut
nachvollziehen. Ausgehend vom mittleren Knoten 4 (1,1) werden Z=2 Kanten erstellt,
zu den Knoten 3 (1,0) und 1 (0,1). Der Algorithmus beginnt mit der Initialisierung der
Parameter x, y und h in den Zeilen 1-3, sowie der Initialisierung des Lifeline-Buddy
Arrays in Zeile 4. x ist ein Hilfsparameter in dem die Schrittweite fiir die aktuelle
Dimension von Z gespeichert wird und y bestimmt den Index des aktuell berechneten
Lifeline-Buddys. Die Schrittweite definiert, wie viele Knoten weiter sich der ndchste
Knoten fiir den Schritt von k nach k+1 befindet. Im Parameter h wird die ID des Places
gespeichert, fiir den aktuell die Lifeline-Buddys berechnet werden. Zeile 5 verwendet
eine Schleife, um tiber die Anzahl der zu erstellenden Lifeline-Buddys zu iterieren
(Parameter Z). In Zeile 6 wird die Hilfsvariable v erstellt, die die aktuelle ID des Ziel
Places enthilt, d. h. den spéteren Lifeline-Buddy. v wird initial mit der ID des Places
initialisiert, fiir den die Lifeline-Buddys generiert werden. Ausgehend von diesem Place,
werden anschliefiend die moglichen Lifeline-Buddys berechnet und die erste ID gewéhlt,
die geringer ist als die maximale Anzahl an Places. Dazu wird in Zeile 7 iiber die

Gesamtlidnge von L iteriert und in Zeile 8 die ID des Places der Lifeline berechnet. Die
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2 Grundlagen

Berechnung der ID des Lifeline-Buddys entspricht der Verringerung der Komponente j
um eins. Die Komplexe Berechnung mithilfe der Modulo Operanden sorgt dafiir, dass
der giiltige Bereich (0 bis (P-1)) von IDs nicht verlassen wird. Sobald die erste giiltige
ID gefunden wurde, Zeile 9, wird diese als Lifeline-Buddy im Array lifelines an der
Position y abgelegt (Zeile 10).
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3 Konzept der
Ressourcen-Elastizitat

In Kapitel [T wurde der Begriff Ressourcen-Elastizitit bereits definiert als die Anpassung
eines Programms wihrend seiner Ausfiihrung an sich &ndernde Ressourcen innerhalb
eines HPC Clusters. Die Ressourcen-Elastizitdt unterscheidet zwei unterschiedliche Pro-
zesse zur Anpassung an sich &ndernde Ressourcen. Das Hinzufiigen weiterer Places zur
Nutzung neuer Ressourcen, das im Abschnitt beschrieben wird, und das Entfernen
von Places bei sich verringernden Ressourcen. Auf letzteres wird im Abschnitt3.2(néher
eingegangen. Beide Prozesse stiitzen sich auf neue Konzepte im Bereich der Referenzen.
Diese werden in Abschnitt erldutert und beinhalten neben allgemeinen Modifi-
kationen die neuen Konzepte der Migration und der Reduktion. Abschlieflend legt
Abschnitt 3.4|dar, wie der Lifelinegraph wihrend der Ressourcen-Elastizitits-Prozesse
angepasst werden muss, um auch weiterhin eine optimale Lasten-Balancierung zu

gewihrleisten.

3.1 Hinzufiigen von Places

Um dem Programm zur Laufzeit neue Ressourcen in Form von weiteren Knoten des
Clusters zur Verfligung zu stellen, miissen diese als neue Places hinzugefiigt werden.
Dabei muss darauf geachtet werden, dass diese korrekt konfiguriert und initialisiert
werden. Konfiguration und Initialisierung stellen dabei zwei unterschiedliche Teilauf-
gaben dar. Unter Konfiguration versteht man, das Einstellen der Netzwerkparameter,
der zu verwendenden Ressourcen (z.b. die Anzahl der Threads) und das festlegen der
Place-spezifischen Eigenschaften wie zum Beispiel dessen ID. Die Initialiserung des
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3 Konzept der Ressourcen-Elastizitét

Places beschreibt das Kopieren der notwendigen Anwendungsdaten von anderen Places
auf den zu initialiserenden Place. Der Begriff der Anwendungsdaten umfasst hierbei
alle durch den Programmierer erstellten Variablen, die fiir die korrekte Ausfithrung des
Programms notwendig sind. Das korrekte Konfigurieren eines Places ist eher von techni-
scher Natur und unterscheidet sich von Implementierung zu Implementierung, sodass

in diesem Kapitel nicht ndher darauf eingegangen wird.

Fiir das korrekte Initialisieren der Anwendungsdaten wiirde ein einfaches Kopieren der
Daten von einem der Places nicht ausreichen. Das Problem beim einfachen Kopieren ist,
dass es aufgrund der bereits ausgefiihrten Berechnungen dazu gekommen sein kann,
dass sich diese Daten verdndert haben. Ein neuer Place benétigt eine Initialisierung
mit den Daten, die bei Programmstart vorlagen. Diese Notwendigkeit ergibt sich aus
dem Berechnungsmodell der lokalitdtsflexiblen Tasks. Ein Task fiihrt seine Berechnun-
gen immer ohne Annahmen iiber etwaige Zustiande oder Variablen aus, da sich diese
potenziell von Place zu Place unterscheiden. Ein Beispiel dazu wiére, eine Variable, in
der ein Zwischenergebnis gespeichert wird. Wiirde diese Variable nach der Ausfiih-
rung mehrerer Tasks einfach kopiert werden, wiirde dessen Zwischenergebnis ebenfalls
kopiert werden. Dies kime dem doppelten Ausfiihren der Berechnungen gleich und
fithrt zu einem falschen Ergebnis der gesamten Berechnung. Aus diesem Grund wird
der initiale Zustand der Variablen vom Programmstart und vor der Ausfiithrung ir-
gendeiner Berechnung benétigt, denn diese enthilt noch keine Zwischenergebnisse. Die
Ressourcen-Elastizitdt verwendet dafiir das PGAS-Modell und erweitert dieses um seria-

lisierte Initialisierungsfunktionen in Referenzen, siehe

Sobald alle neuen Places korrekt initialisiert wurden, wird der Lifelinegraph und alle
Lifelines aller Places aktualisiert, ndheres im Kapitel 3.4} Im Anschluss konnen die neu
hinzugefiigten Places ihre Lasten-Balancierung aktivieren, sodass diese damit beginnen
konnen, sich Tasks von anderen Places zu stehlen. Der Prozess des Hinzufiigens wird
vom Master Place initiiert und durchgefiihrt. Alle anderen Places sind von diesem Pro-
zess nicht betroffen. Die Berechnungen und auch die Lasten-Balancierung aller aktiven
Places und des Masters bleiben aktiv, sodass eine moglichst hohe Performance auch wah-
rend des Hinzufiigens von neuen Places gewdhrleistet ist.
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3 Konzept der Ressourcen-Elastizitét

3.2 Entfernen von Places

Der zweite Anwendungsfall der Ressourcen-Elastizitdt ist das Entfernen von Places
zur Laufzeit. Dies erfordert ebenfalls, dass der Lifelinegraph angepasst wird, siehe
Abschnitt Wie beim Hinzuftigen von Places, sind beim Entfernen ebenfalls die
vorhandenen Anwendungsdaten und zusitzlich dazu auch die vorhandenen Tasks zu
berticksichtigen. Innerhalb einiger Variablen eines Places, der entfernt wird, konnen
relevante Zwischenergebnisse oder auch das Endergebnis einer Berechnung enthalten
sein. Beim Entfernen eines Places miissen diese Daten auf einen anderen Place gesichert
werden, sodass diese nicht verloren gehen. Ebenfalls muss sichergestellt werden, dass
auf diese Daten beim Berechnen des Endergebnisses wieder zugegriffen werden kann.
Um diese beiden Punkte zu gewihrleisten, wurden ebenfalls die Referenzen des PGAS-
Modells benutzt, um die Konzepte der Migration und der Reduktion. Die Migration
verschiebt die Werte der Referenzen auf einen anderen Place und biegt die Zeiger der
Referenzen auf den neuen Place um. Auf die Migration wird in Unterabschnitt[3.3|ndher
eingegangen. Die Reduktion dient der Zusammenfiihrung aller Teilergebnisse aller
Places zu einem Gesamtergebnis und ist abgeleitet von der Reduktion aus Kapitel
Neben den Teilergebnissen der aktiven Places beriicksichtigt die Reduktion ebenfalls
die Werte der migrierten Referenzen. Eine ausfiihrlichere Beschreibung der Reduktion
findet sich in Unterabschnitt[3.3

Abbildung [3.1]illustriert den Algorithmus, der zum Entfernen von Places verwendet
wird. Zu Beginn muss der Lifelinegraph angepasst werden, indem die zu entfernenden
Places von diesem entfernt werden, Details dazu siehe 3.4, Der Lifelinegraph muss vor
dem Entfernen der Places aktualisiert werden, da auf diese Weise verhindert wird, dass
weitere Stehlanfragen an die zu entfernenden Places geschickt werden. Anschliefiend
werden alle zu entfernenden Places dariiber informiert, dass diese entfernt werden
sollen. Das Informieren der zu entfernenden Places geschieht parallel, indem jedem der
Places eine entsprechende Nachricht vom Master Place geschickt wird. Die Nachricht
enthélt zusatzlich eine Liste mit allen zu entfernenden Places, was im Nachfolgenden
noch wichtig wird.

Alle weiteren Schritte, die nun noch fiir das Entfernen von Places auszufithren sind, wer-
den von den zu entfernenden Places ausgefiihrt. Ein wichtiger Aspekt an dieser Stelle
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(Lifelineg raph anpassen)

Das Informieren findet
parallel statt.

Ij (Alle zu entfernende Places informieren)

(Abschalten der Lasten-BaIancierung)

v

Verschicken aller Tasks aus der
Warteschlange an anderen Place

(Warten bis alle aktiven Tasks beendet Wurden) A

v

Migrieren der Anwendungsdaten
auf anderen Place

(Herunterfahren des Place)

nachster Place

Abbildung 3.1: Algorithmus: Entfernen eines Places
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3 Konzept der Ressourcen-Elastizitét

ist, dass die Lastenbalancierung an dieser Stelle angepasst werden musste. Der bisherige
Workstealing Algorithmus der Lastenbalancierung hat beim Beantworten einer aktiven
Lifeline durch das Opfer direkt Tasks an den Dieb geschickt. Stehlanfragen kénnen
allerdings auch zeitversetzt beantwortet werden. Das zeitversetzte Beantworten einer
Stehlanfrage geschieht immer dann, wenn ein Opfer zum Zeitpunkt der Stehlanfrage
keine Tasks hatte und sich den Dieb gespeichert hat (die Lifeline blieb aktiv). Sollte
allerdings der Dieb bis zum Zeitpunkt der Beantwortung der Stehlanfrage entfernt
worden sein, kann es zum Verlust der Tasks kommen. Aus diesem Grund wurde die Las-
tenbalancierung nun so angepasst, dass der Dieb nur tiber verfligbare Tasks informiert
wird, anstatt direkt Tasks zu schicken. Der Dieb kann dann erneut eine Stehlanfrage
schicken. Jeder Place, der entfernt werden soll, schaltet seine Lasten-Balancierung ab,
um keine weiteren Stehlanfragen an andere Places zu schicken. Als Nachstes werden
alle Tasks, die sich in der Warteschlange des Places befinden und aktuell nicht ausge-
fiihrt werden, zu einem anderen Place geschickt. Die Auswahl des Empfanger Places
berticksichtigt dabei alle zu entfernenden Places aus der obigen Nachricht, sodass die
Tasks an keinen dieser Places geschickt wird. Aufserdem wird versucht bei multiplen
zu entfernenden Places die Tasks all dieser Places nicht zu einem einzigen Place zu
schicken, sondern diese auf die verbleibenden Places zu verteilen. Dies wird erreicht,
indem die erste Lifeline des jeweiligen zu entfernenden Places verwendet wird, um
dem Place der Lifeline die Tasks zu schicken. Die Eigenschaften des Lifelinegraphen
garantieren hier eine moglichst gute Verteilung, siehe Nachdem nun alle warten-
den Tasks verschickt wurden, wird gewartet, bis der letzte aktive Task eines jeden
Threads abgearbeitet wurde. Sobald keine Tasks mehr ausgefiihrt werden, werden die
Anwendungsdaten des Places migriert. Als Ziel der Migration wird der gleiche Place
verwendet, zu dem bereits die Tasks geschickt wurden. Abschlieffend wird der jeweilige
Place heruntergefahren.

3.3 Ressourcen-Elastische Referenzen

In Kapitel wurden bereits die Referenzen eingefiihrt. Diese wurden nun fiir die
Ressourcen-Elastizitat in mehreren Punkten erweitert. In einem ersten Schritt wurden

die Referenzen in zwei unterschiedliche Typen aufgeteilt. In die globalen Referenzen
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und die lokalen Referenzen. Beide sind angelehnt an die zwei verschiedenen Varianten
der GlobalRef aus Kapitel Die globalen Referenzen stellen eine Referenz auf einen
einzelnen Wert dar, der auf nur einem der Places liegt. Jeder Place kann auf diesen Wert
tiber die globale Referenz zugreifen. Die lokalen Referenzen verweisen dagegen immer
auf Werte auf dem aktuellen (lokalen) Place. Es kann also jeder Place nur auf seine

eigenen Werte iiber lokale Referenzen zugreifen.

Die lokalen Referenzen wurden zusitzlich um serialisierte Initialisierungsfunktionen er-
weitert, sodass deren initialer Zustand auf allen Places durch diese Funktion initialisiert
werden kann. Diese Funktion dient zusétzlich der spateren Initialisierung neuer Places
durch den Master-Place. Ein initialer Wert ware hier fiir viele Anwendungsfille bereits
ausreichend, jedoch bietet eine Funktion zum Initialisieren mehr Flexibilitit als ein ein-
facher Wert. Die Moglichkeit von Java, Lambda-Funktionen zu serialisieren, bietet sich
hier sehr gut an, um den initialen Zustand zu konservieren. Die Serialisierung der Lamb-
dafunktion ermoglicht zusatzlich Seiteneffekte zu vermeiden, wie der Zugriff auf andere
verdnderliche Variablen aus der Lambda-Funktion heraus. Lediglich lokale Referenzen
bendtigen eine solche konservierte Initialisierung. Globale Referenzen jedoch benétigen
diese nicht, da deren Wert bereits auf einem der Places gespeichert ist und daher keine
weitere Initialisierung mehr benétigt. Sollte eine globale Referenz verschoben werden,
ist auch dann keine konservierte Initialisierung notwendig, da die zwischenzeitlichen

Verdanderungen des Wertes erhalten bleiben miissen.

Migration

Die Migration von Referenzen beschreibt das Verschieben ihrer lokal gespeicherten
Werte auf einen anderen Place. Dies kann erst zu einem Zeitpunkt geschehen, zu dem si-
chergestellt ist, dass der Wert der Referenz eines Places sich nicht mehr &ndern kann bzw.
kein anderer Place mehr darauf zugreifen kann. Ansonsten konnte es zu Datenverlusten
kommen. Die Migration wird deshalb erst dann durchgefiihrt, wenn es keine aktiven
Tasks mehr auf einem Place gibt. Damit Zugriffe von aufsen wahrend der Migration nicht
stattfinden konnen, blockiert die Migration simtliche Zugriffe auf den Wert der Referenz,
die gerade migriert wird. Dazu werden die lokalen Werte der Referenz mittels eines
Locks gesperrt. Dieser Lock wird erst dann wieder freigegeben, wenn die Migration
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abgeschlossen ist. Globale und lokale Referenzen miissen aufgrund ihrer Eigenschaften

unterschiedlich migriert werden:

Migration globaler Referenzen

Globale Referenzen speichern auf jedem Place zu jeder globalen Referenz einen Besitzer
ab. Dieser Besitzer gibt an, auf welchem Place sich der Wert der globalen Referenz
befindet. Zur Migration einer globalen Referenz werden die folgenden 5 Schritte durch-

gefiihrt:

1. Setze Lock
2. Kopiere Wert zum neuen Place

3. Setze den Besitzer der Referenz auf den neuen Place beim urspriinglichen Place

und dem neuen Place
4. Entsperre Lock

5. Setze den Besitzer der Referenz auf den neuen Place bei allen tibrigen Places

Die Migration ist ein asynchroner Prozess, der iiber eine Weiterleitung von Nachrichten
den Wert und alle Zugriffe darauf zusatzlich zum Lock absichert. Aufgrund des Locks
konnen sich Anfragen von anderen Places an dieser globalen Referenz ansammeln, wel-
che nach der Freigabe des Locks ausgefiihrt werden miissen. Da der Wert der globalen
Referenz allerdings in der Zwischenzeit auf einen anderen Place transferiert wurde,
konnen diese Anfragen nun lokal nicht mehr beantwortet werden. Aus diesem Grund
wird bei jeder Anfrage die lokale Referenz iiberpriift, ob dieser Place der Besitzer des
Wertes ist. Hat sich dies inzwischen gedndert, wird die Anfrage an den neuen Place

weitergeleitet.
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Migration lokaler Referenzen

Bei der Migration einer lokalen Referenz wird der Wert der lokalen Referenz eines Places
innerhalb einer speziellen Datenstruktur eines anderen Places gespeichert. Die spezielle
Datenstruktur speichert ebenfalls zu welcher Referenz jeder migrierte Wert gehorte.
Da bei lokalen Referenzen keine Zugriffe von auflen stattfinden kénnen und es zum
Zeitpunkt der Migration keine Tasks mehr auf dem aktuellen Place gibt, benétigt die
Migration von lokalen Referenzen keine weiteren Sicherungen. Die migrierten Werte
einer lokalen Referenz innerhalb der speziellen Datenstruktur werden anschliefiend
nicht mehr verdndert. Denn der urspriingliche Place wird nach Abschluss der Migration
heruntergefahren. Da es in den meisten Fallen nicht notwendig ist, die Werte aller lokalen
Referenzen zu sichern, konnen einzelne lokale Referenzen auch als Transient markiert
werden. Diese als Transient markierten lokalen Referenzen werden von der Migration
ausgeschlossen, um den Speicherbedarf so gering wie mdoglich und die Performance so
hoch wie moglich zu halten. Diese gesicherten Werte werden vor allem dann wichtig,
wenn das Endergebnis aus allen Zwischenergebnissen jedes Places einer Berechnung
bestimmt werden soll, sieche Unterabschnitt[3.3]

Reduktion

Die Reduktion wird durchgefiihrt, sobald eine Berechnung abgeschlossen und das
Endergebnis berechnet werden soll. Eine Reduktion kann lediglich auf lokalen Refe-
renzen ausgefiihrt werden und dient dazu die verteilten Einzelwerte aller Places zu
kombinieren. Wie die einzelnen Werte miteinander kombiniert werden sollen, gibt eine
Reduktionsfunktion an. Damit ist die Reduktion sehr dhnlich der Reduktion aus Ka-
pitel Jedoch mit dem Unterschied, dass diese in die lokalen Referenzen integriert
ist. Es ist daher nicht mehr notwendig, die ResultAsyncAny Klasse zu implementieren
und die Konstrukte mergeAsyncAny und reduceAsyncAny zu verwenden. Stattdessen
wird der lokalen Referenz eine Reduktionsfunktion iibergeben und diese kombiniert
anschlieflend alle Werte zu einem Endergebnis. Die Integration der Reduktion in die
lokalen Referenzen bringt zusitzlich den Vorteil, dass diese fiir jede lokale Referenz
ausgefiihrt werden kann. Die urspriingliche Reduktion aus Kapitel 2.2]legte die Reduk-
tion auf einen einzelnen Wert mit einem spezifischen Typ (siehe ResultAsyncAny<T>)
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fest. Lokale Referenzen kdnnen in einer beliebigen Anzahl verwendet werden. Dariiber
hinaus berticksichtigt die erweiterte Reduktion ebenfalls die gesicherten Werte aus der

Migration.

3.4 Lifelinegraph Modifikationen

Jeder der beiden vorherigen Ressourcen-Elastizitdtsprozesse involviert die Modifikation
des Lifelinegraphen, auf dem die globale Lasten-Balancierung basiert. Beim Hinzufiigen
von Places wird der Lifelinegraph nach dem Hinzufiigen aktualisiert und beim Entfernen
davor. Dies hat den Grund, dass auf diese Weise verhindert wird, dass Stehlanfragen
an nicht mehr existente Places oder noch nicht vorhandene Places geschickt werden.
Diese Arbeit verwendet einen zentral vom Master Place verwalteten Lifelinegraphen
anstelle eines tiber alle Places verteilten Lifelinegraphen. Die aus dem Lifelinegraphen
abgeleiteten Lifelines sind jedoch tiber alle Places verteilt. Diese Entscheidung wurde
aufgrund der hohen Komplexitit eines verteilten Lifelinegraphen getroffen. Diese wird

im folgenden kurz erldutert.

Die Komplexitdt bei der Modifikation eines verteilten Lifelinegraphen ldge in den
Abhédngigkeiten zwischen den Places und ihren Lifelines. Das Entfernen eines Places
aus dem Lifelinegraphen hétte oftmals Folgen fiir die Lifelines eines jeden mit die-
sem Place verbundenen Place im Lifelinegraphen. Hier miisste dann mindestens eine
Nachricht zwischen den Places ausgetauscht werden. Eine zusitzliche Hiirde wére hier
ebenfalls die asynchrone Eigenschaft der benttigten Nachrichten. Die asynchrone Eigen-
schaft wiirde zu erhhtem Synchronisierungsaufwand fithren, um zu garantieren, dass
die Sicht auf den Lifelinegraphen von jedem Place aus zu jedem Zeitpunkt identisch

ist.

Der zentral vom Master Place verwaltete Lifelinegraph verteilt die Lifelines nach Ande-
rungen am Lifelinegraphen direkt an die jeweiligen Places. Dies hat den Vorteil, dass
keine Synchronisierung fiir die Berechnung oder Modifikation des Lifelinegraphen not-
wendig ist. Der Berechnungsaufwand fiir die Erstellung des Lifelinegraphen durch nur
einen Place kann vernachldssigt werden, da dessen Berechnung lediglich in O(n) von der

Anzahl n an Places abhingt. Die korrekte Reihenfolge der Update-Nachrichten fiir die
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Lifelines eines jeden Places wird {iber eine eindeutige Nummerierung der Nachrichten

garantiert.

Generieren und Hinzufiigen von Knoten zum
Lifelinegraphen

Die Berechnung des Lifelinegraphen im Master Place ist im Aktivitdts-Diagramm in der
Abbildung [3.4]illustriert. Der grundlegende Algorithmus aus Kapitel der die Lifeli-
nes eines Places berechnet, wurde dabei nicht verdandert. Ein Knoten referenziert einen
Place im Graphen und besitzt eine eindeutige Knoten-ID. Der Lifelinegraph selbst liegt
als eine sortierte Liste von Knoten im Speicher des Master Places vor. Eine Kante von
einem Knoten zu einem anderen im Lifelinegraphen entspricht einer Lifeline im Lifeline-
graphen. Ein jeder Knoten des Lifelinegraphen besitzt eine Menge von Kanten, die seinen
Lifelines entspricht. Diese Darstellung des Lifelinegraphen entspricht der Adjazenzlis-
tendarstellung von Graphen. Eine Kante (Lifeline) speichert die ID des Ziel-Knotens und
kann folgendermafien gelesen werden: , Der referenzierte Place des Knotens X besitzt
eine Lifeline zum Knoten mit der ID der Lifeline”.

Die Generierung des Lifelinegraphen entspricht der iterativen Ausfithrung von Hinzufiige-
Operationen fiir jeden der Knoten, beginnend mit einem leeren Lifelinegraphen. In
einem ersten Schritt werden zuerst die Parameter L und Z anhand der Anzahl der Places
berechnet. Dabei kommt es haufig vor, dass L >P gilt. Wenn dies der Fall ist, entstehen
Lifelinegraphen, die nicht voll besetzt sind. In der Abbildung3.3|ist ein solcher nicht
vollstandig besetzter Lifelinegraph dargestellt. Die Abbildung3.2|zeigt hingegen einen
voll besetzten Lifelinegraphen. Der unvollstandig besetzte Lifelinegraph besitzt fiir die
Knoten 6 und 5 andere Lifeline-Buddys, als der vollstandig besetzte Lifelinegraph. Der
Knoten 6 hat zum Beispiel im vollstindig besetzten Lifelinegraphen die Lifeline-Buddys
8 und 3, im unvollstandigen Lifelinegraphen jedoch die Lifeline-Buddys 7 und 3. Diese
unterschiedlichen Lifeline-Buddys werden im Folgenden als Ziel-Alternativen einer
Lifeline bezeichnet.

Im Anschluss an die Berechnung von L und Z, wird tiber die Menge der Places iteriert,

tir welche der Lifelinegraph erstellt werden soll. Jede dieser Iterationen entspricht dem
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Abbildung 3.2: Lifelinegraph Abbildung 3.3: Lifelinegraph (nicht voll besetzt)
fur L=3, Z=2, P=9 fur L=3, Z=2, P=9

Hinzufiigen eines neuen Knotens zum Lifelinegraphen und befindet sich im Block Hin-
zufiigen_von_Knoten. Fiir jeden dieser Places wird nun ein Knoten im Lifelinegraphen
erstellt und diesem hinzugefiigt. Jedem Knoten wird bei seiner Erstellung der Place
zugeordnet, fiir den er erstellt wurde. Zusitzlich erhilt jeder Knoten eine eindeutige
Knoten-ID, die seiner Position (Dezimaldarstellung der Komponentendarstellung) im
Lifelinegraphen entspricht. Jeder neu erstellte Knoten wird dabei an das Ende des Lifeli-
negraphen angefiigt. Auf diese Weise ist der Lifelinegraph von Anfang an aufsteigend
nach der ID der Knoten sortiert, was fiir das Entfernen von Knoten noch relevant wird,
siehe Unterabschnitt[3.4] Im Anschluss an das Hinzufiigen eines neuen Knotens zum
Lifelinegraphen werden dessen Kanten erstellt. Das Erstellen einer Kante beinhaltet
das Berechnen der Ziel-Alternativen derjenigen Kante. Diese Berechnung entspricht
mit einer Ausnahme exakt dem Algorithmus aus Quellcode 2.6/ Zeilen 7-13. Lediglich
die if-Bedingung aus Zeile 9 wurde entfernt, um alle Ziel-Alternativen fiir jeden mogli-
chen Place berechnen zu kénnen. Sobald alle Kanten mit ihren Ziel-Alternativen erstellt
wurden, wird fiir jede Kante der Lifeline-Buddy bestimmt. Als Lifeline-Buddy wird die
grofite Ziel-Alternative (ID) gewdhlt, die kleiner als P ist.

Der gesamte Block Aktualisieren_des_Knotens in Abbildung 3.4 wird als Aktualisie-
rung eines Knotens bezeichnet. Dieser Block wird immer dann ausgefiihrt, wenn sich
die Lifelines eines Knotens gedndert haben konnten und sorgt dafiir, dass die Kanten
gegebenenfalls korrigiert oder erganzt werden. Sollen wahrend der Laufzeit aufgrund
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Abbildung 3.4: Erstellen eines Lifelinegraphen, Hinzuftigen von Places
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eines Ressourcen-Elastizitdts-Prozesses weitere Places dem Lifelinegraphen hinzugefiigt
werden, wird fiir diese neuen Places lediglich der Teil des Algorithmus ausgefiihrt, wel-
cher in der Gruppe Hinzufiigen_von_Places zu finden ist. Weitere Knoten werden dabei
ebenfalls immer am Ende des Lifelinegraphen hinzugefiigt, sodass dieser aufsteigend
sortiert bleibt.

Entfernen von Knoten

Innerhalb eines Ressourcen-Elastizitats-Prozesses kann es ebenfalls vorkommen, dass
Knoten zu entfernender Places aus dem Lifelinegraphen entfernt werden miissen. Das
Aktivitats-Diagramm in Abbildung [3.5|illustriert den Algorithmus, welcher ausgefiihrt
wird, um Knoten wieder zu entfernen. Fiir die zu entfernenden Places werden zuerst die
Knoten bestimmt, die die Places reprdsentieren. Anschlieffend werden diese Knoten aus
dem Lifelinegraphen entfernt. Dieser Schritt hat oftmals zur Folge, dass der Lifelinegraph
repariert werden muss. Die Reparatur ist notwendig, da aufgrund des Entfernens von
Knoten aus dem Lifelinegraphen ein unvollstandig verbundener Graph entstehen kann.
Ein unvollstindig verbundener Graph enthdlt Knoten, die von anderen Knoten des
Graphen nicht mehr erreicht werden konnen. Fiir die globale Lasten-Balancierung
wiirde dies bedeuten, dass es bei der Verwendung eines unvollstindigen Graphen
Places geben kann, die nie wieder Tasks bekommen wiirden. Aufierdem kann es durch
das Entfernen von Knoten dazu kommen, dass der Lifelinegraph nicht mehr einer
Hyperkubus-Struktur entspricht.

Aus den genannten Griinden wird nach dem Entfernen von Knoten aus dem Lifeline-
graphen eine Reparatur dessen vorgenommen. Diese ist im Aktivitdts-Diagramm in
Abbildung 3.5/in der Gruppe Reparieren_des_Graphen angegeben. Fiir jeden entfern-
ten Knoten wird {iberpriift, ob sich dieser am Ende des Graphen befand. Denn dann
muss der Graph nicht weiter repariert werden. Sollte sich der Knoten nicht am Ende
des Graphen befunden haben, wird der letzte Knoten des Graphen an die Position des
entfernten Knotens verschoben. Hier wird die Eigenschaft des Graphen, dass dieser
sortiert ist, genutzt, um den letzten Knoten des Graphen schnell bestimmen zu kénnen.
Das Verschieben des letzten Knotens des Lifelinegraphen beinhaltet das Loschen aller
seiner Kanten (Lifelines) und das Andern dessen Knoten-ID auf die Knoten-ID des
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entfernten Knotens (dies entspricht der Anpassung an seine neue Position im Lifeli-
negraphen, siehe Komponentendarstellung 2.3). Die Zuordnung zum urspriinglichen
Place bleibt allerdings erhalten. Im Anschluss an die Reparatur des Graphen wird der
Parameter Z und jeder Knoten aktualisiert. Dies entspricht der Aktualisierung aus
Abbildung Wihrend der Aktualisierung werden nun die Kanten (Lifelines) der
verschobenen Knoten neu berechnet.

?

[Entfernen der Knoten vom Lifeline-Graphen, )

die den zu entfernenden Places entsprechen

Reparieren_des_Graphen/

Y

a

<war Knoten am Ende des Graphen?>‘a—
inein

Verschiebung entspricht dem ISL Verschiebe den Knoten vom Ende des Graphen |y
setzen der Knoten-ID an die Position des entfernten Knotens A

&

<néchster entfernter Knoten/

(Bestimme Z anhand der Anzahl n von Places)

Update des Knotens

nachster Place

Siehe vorherigen Programm-Abschnitt

Abbildung 3.5: Entfernen eines oder mehrerer Places vom Lifelinegraphen

Die Reparatur des Lifelinegraphen ist in den folgenden Abbildungen anhand eines
Beispiels dargestellt. Aus dem Lifelinegraphen wurde bereits der Knoten (mit der
Knoten-ID 4) fiir den zu entfernenden Place (P4) entfernt, sieche Abbildung Der
Reparatur-Algorithmus sucht nun den letzten Knoten des Lifelinegraphen heraus. Der
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letzte Knoten ist der Knoten mit der Knoten-ID 8. Dieser Knoten wird nun an die Stelle
des entfernten Knotens verschoben und dessen Knoten-ID wird zu 4 gedndert. Im An-
schluss werden die Kanten aller Knoten im Lifelinegraphen aktualisiert. Das Ergebnis ist
in Abbildung 3.7|dargestellt. Der Knoten des Places (P8) befindet sich nun an der Stelle,
an der sich zuvor der Knoten des Places (P4) befand.

o ee

Abbildung 3.6: Lifelinegraph Place 4 entfernt Abbildung 3.7: Lifelinegraph repariert
fir L=3, Z=2 fir L=3, Z=2
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4 Implementierung

Innerhalb dieses Kapitels wird die Implementierung der Referenzen im Detail erldu-
tert, da diese den Kern der Ressourcen-Elastizitat darstellen. Im Abschnitt wird
auf allgemeine Implementierungsaspekte eingegangen, die allen Referenzen zugrunde
liegen. Diese bilden das notwendige Grundwissen iiber die technischen Aspekte von Re-
ferenzen, die fiir das weitere Verstdndnis dieses Kapitels notwendig sind. Im Anschluss
an die allgemeinen Aspekte von Referenzen wird im Abschnitt4.2im Detail auf den
Typ der globalen Referenzen eingegangen. Im Vordergrund steht dort vor allem die
Migration globaler Referenzen. Anschliefend wird im letzten Abschnitt[#.3|der Typ der
lokalen Referenzen erldutert. Die Hauptaspekte dieses Abschnittes sind die Migration
und die Reduktion.

4.1 Allgemeines

Die fiir die Ressourcen-Elastizitdt neu entwickelten Referenzen wurden bereits in Kapi-
tel[3.3]eingefiihrt. Diese sind von der Klasse GlobalRef der APGAS-Bibliothek abgeleitet.
Fiir die globalen und die lokalen Referenzen wurden vollstindig neue Klassen implemen-

tiert, welche in den Folgenden Abschnitten vorgestellt werden.

Die neue Klasse GlobalRef (gleichnamig zu ihrer urspriinglichen Version) implementiert
den Typ der globalen Referenzen. Die Abbildung [4.1]illustriert wie eine Instanz einer
GlobalRef im partitionierten globalen Adressraum abgelegt wird. Die Abbildung zeigt
4 Places, mit jeweils einer CPU, 8 Threads (T1-T8) und den partitionierten gemeinsamen
Speicher aller 4 Places. Die Instanz der GlobalRef liegt auf jedem Place in identischer
Form vor (blauer Bereich der GlobalRef), sodass alle Places die gleiche Sicht auf die

globale Referenz haben, so wie in Abbildung@4.1| dargestellt. Diese verweist auf exakt
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Gemeinsamer Speicher

GlobalRef

—— — —

T5 | T6 | T7 | T8 | T5 | T6 | T7 | T8 | T5 | T6 | T7 | T8 | T5 [ T6 | T7 | T8

T1 | T2 | T3 | T4 | T1 | T2 | T3 | T4 | T1 | T2 | T3 | T4 | T1 | T2 | T3 | T4

CPU CPU CPU : CPU

Place1 Place2 | Place3 | Place4

Abbildung 4.1: Speicher: GlobalRef

ein einzelnes Objekt, das den Wert der globalen Referenz abbildet. Dieses Objekt liegt
dabei immer auf exakt einem Place, sodass Zugriffe darauf von anderen Places tiber das

Netzwerk durchgefiihrt werden miissen.

Die lokalen Referenzen sind mit zwei neuen Klassen implementiert worden, der Pla-
celocalRef und der ThreadlocalRef. Beide Klassen hinterlegen Objekte auf jedem der
Places, auf die iiber die gemeinsame Referenz zugegriffen werden kann. In Abbil-
dung .2l wird die Abbildung einer PlacelocalRef Instanz auf den partitionierten glo-
balen Adressraum dargestellt. Ahnlich zur GlobalRef existiert auf jedem Place eine
identische PlacelocalRef Instanz, welche global als ein Objekt gesehen werden kann.
Aufserdem ist auf jedem der Places ein identisches Objekt abgelegt. Auf diese Objekte
kann jedoch lediglich von ihrem besitzenden Place aus zugegriffen werden. Im Laufe
der Programmausfiihrung konnen nun lokalititsflexible Tasks iiber die gleiche Refe-
renz auf dhnliche aber Place-spezifische Objekte zugreifen und diese manipulieren.
Dieser Zugriff tiber die Referenz ermoglicht eine einfache und allgemeine Syntax fiir
Speicherzugriffe innerhalb von lokalitédtsflexiblen Tasks, sodass immer auf die lokale
Version des Wertes zugegriffen werden kann. Die zweite Implementierung der lokalen
Referenzen ist die ThreadlocalRef Klasse. Diese ermoglicht es, nicht nur pro Place
einen Wert zur Verfligung zu stellen, sondern fiir jeden Thread auf jedem Place. Dies ist
exemplarisch fiir den partitionieren globalen Adressraum in Abbildung 4.3|dargestellt.
Durch die Bereitstellung eines Wertes fiir jeden verfiigbaren Thread, kann weitestge-

hend auf Synchronisierung innerhalb des Places beim Zugriff auf die ThreadlocalRef
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verzichtet werden. Was zu einem enormen Performance-Vorteil fiihren kann, wenn sich
die Berechnung darauf abbilden lasst.

Gemeinsamer Speicher | Gemeinsamer Speicher

PlacelocalRef ThreadlocalRef

S S S SR S G S J_L&ﬂ%

T5 | T6 | T7 (T8 [ T5 | T6 | T7 | T8 | T5 | T6 [ T7 | T8 | T5 | T6 | T7 | T8 T5 | T6 | T7 | T8 [ T5 | T6 | T7 | T8 | T5 | T6 | T7 | T8 [ T5 | T6 | T7

T1 | T2 | T3 (T4 | T1 | T2 | T3 |T4|T1|T2(T3|T4|T1|T2]|T3 T4] T1 | T2 | T3 | T4 | T1 | T2 | T3 | T4 | T1 | T2|T3|(T4|T1|T2]|T3 TA]

cPU ; CPU ; cPU ; cPU : cPU ; cPU ; cPU ; CcPU

Place 1 Place 2 Place 3 Place 4 Place 1 ;| Place2 : Place 3 : Place 4

Abbildung 4.2: PlacelocalRef Abbildung 4.3: ThreadlocalRef

Allen Referenzen liegt das neu implementierte gemeinsame Interface Ref zugrunde,
dass die grundlegenden Methoden jeder Referenz Implementierung festlegt. Dieses ist
in Abbildung 4.4|abgebildet. Neben den gemeinsamen Methoden legt das Interface eben-
falls fest, dass die Interfaces Serializable und AutoClosable zu implementieren sind.
Serializable ist notwendig, um die Referenzen samt ihrer Werte {iber das Netzwerk zu
anderen Places schicken zu konnen. AutoClosable ermoglicht dem Programmierer einen
einfacheren Umgang mit den Referenzen, in dem es Try-With-Ressources Statements
von Java unterstiitzt. Einfacher wird der Umgang an dieser Stelle dadurch, dass Java
das manuelle Freigeben der Referenzen durch die Verwendung des Try-With-Ressources
Statements anstofit. Das manuelle Freigeben von Referenzen ist notwendig, da die
Garbage-Collection von Java hier nicht eingesetzt werden kann. Das liegt wiederum
daran, dass die Garbage-Collection kein Wissen iiber den Zustand der jeweiligen Refe-
renzen auf anderen Places hat. Die folgende Auflistung beschreibt die grundlegenden
Methoden der Referenzen im Einzelnen:
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@AutoC!oseabIe """"""""""""""""" :

o T get();
© void set(T variable)

@Serializable 4/ g ‘\I/'Ouigdf?égg)Senal|zat|on.Ser|a||zabIeFunct|on<T, T> updater)

Abbildung 4.4: Das Interface Ref

get(): Gibt den referenzierten Wert zurtick.

set(): Uberschreibt den referenzierten Wert mit dem tibergebenen Wert.

update(): Fiithrt eine Lambdafunktion aus, um den referenzierten Wert zu modifi-

zieren. Gibt den neuen Wert zurtick.

free(): Gibt den referenzierten Wert zuriick und baut die Referenz auf allen Places
ab.

Die Methoden get (), set () und free () sind den gleichnamigen Implementierungen
der urspriinglichen Klasse GlobalRef aus Kapitel 2| nachempfunden. Ihre Funktions-
weise ist identisch, lediglich dessen Implementierung unterscheidet sich geringftigig.
Die Methode update () ist neu hinzu gekommen und ermoglicht ein synchronisiertes
modifizieren des referenzierten Wertes, sodass zwischen lesen und schreiben keine
weiteren Zugriffe moglich sind. Diese Synchronisierung schliefit damit Lost-Updates
aus.

Jede Implementierung einer Referenz besitzt eine Instanz der Klasse GlobalID. Die-
se dient der eindeutigen Identifizierung einer Referenz im globalen gemeinsamen
Adressraum. Die Klasse GlobalID wird durch die APGAS-Bibliothek bereitgestellt. Eine
GloballID besteht aus einer lokal generierten ID, der 1id und der ID des erstellenden
Places, der placeld. Die placeId wird bei der Instantiierung der GlobalID vom er-
stellenden Place gesetzt. Die lid wird ebenfalls wahrend der Instantiierung gesetzt,
jedoch durch eine statische atomare Zihlervariable, die fiir jede GloballID, die auf
einem Place erstellt wird um eins erhoht wird. Die Werte 1id und placeId identi-

tizieren eine GloballD global eindeutig. Die Klasse GlobalID wurde zusatzlich um
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eine statische ConcurrentHashMap namens REFERENCE_MAP erweitert, in der festge-
legt wird, wer der aktuelle Besitzer der GloballID ist. Intitial ist dies immer der erstel-
lende Place. Dies kann sich jedoch wihrend einer Migration &ndern, siehe Unterab-
schnitt

In den folgenden zwei Unterabschnitten wird im Detail auf die Implementierungen
der Migration und Reduktion fiir die gerade vorgestellten Implementierungen der
Referenzen eingegangen.

4.2 Globale Referenzen

Die GlobalRef Klasse verwendet intern eine statische ConcurrentHashMap, im weite-
ren als REFERENCE_MAP bezeichnet. Die REFERENCE_MAP ordnet der GlobalID der
GlobalRef Instanz den referenzierten Wert zu, wenn sich dieser auf dem aktuellen
Place befindet. Befindet sich der Wert der GlobalRef auf einem anderen Place, enthilt
diese Map keinen Eintrag. Samtliche Zugriffe auf einen Wert einer GlobalRef iiber get (),

set () oder update () werden tiber die ConcurrentHashMap synchronisiert.

Globale Referenzen konnen auf andere Places migriert werden. Dazu wird der Besitzer
der GlobalID der GlobalRef auf den neuen Place gesetzt und anschlieflend das referen-
zierte Objekt auf diesen Place iibertragen. Die Migration wird mithilfe des Algorithmus
aus Quellcoded.1]durchgefiihrt. In Zeile 3 wird die Methode compute () dazu verwendet,
die zu migrierende globale Referenz fiir alle anderen Zugriffe zu blockieren. Der Lamb-
dafunktion werden die GlobalID als auch das referenzierte Objekt tibergeben. Wahrend
der gesamten Ausfithrung der Lambdafunktion ist der Zugriff auf die globale Referenz
blockiert. Innerhalb der Lambdafunktion wird nun der Wert der globeln Referenz zum
neuen Ziel-Place kopiert. Dies wird mithilfe eines uncountedAsyncAt-Tasks durchge-
fiihrt, welcher tiber einen GlobalCountDownLatch synchronisiert wird, Zeilen 5-16.
Ein GlobalCountDownLatch ist eine Hilfsklasse, welche identisch funktioniert, wie ein
herkommlicher CountDownLatch. Dieser wird mit einem CountDown von 1 initialisiert
(Zeile 5), auf dem entfernten Place heruntergezahlt (Zeile 11) und anschlieffend darauf
gewartet, dass dieser den Wert 0 erreicht (Zeile 16). Auf dem Ziel-Place wird nun der

Wert gespeichert (Zeilen 7-11) und die dortige GlobalID wird zum Ziel-Place migriert
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4 Implementierung

(Zeile 8). Das Migrieren einer GlobalID zu einem anderen Place dndert den Besitzer die-
ser GlobalID. Wird z.B. eine GlobalID von Place A zum Place B migriert, dann ist Place
B der neue Besitzer. Der Besitzer muss dazu auf allen Places fiir die GlobalID neu gesetzt
werden (Zeilen 8,14,27). Anschliefiend wird der Wert der globalen Referenz vom ur-
spriinglichen Place entfernt (Zeile 17). Das Zuriickgeben eines null Wertes innerhalb ei-
nes compute () Aufrufes 16scht dessen Eintrag aus der REFERENCE_MAP. Als letzter Schritt
werden nun noch die tibrigen Instanzen der globalen Referenz auf den anderen Places
migriert. Dazu muss innerhalb dieser Instanzen lediglich die GlobalID migriert werden
(Zeile 27). Dies geschieht ebenfalls tiber einen uncountedAsyncAt-Task, der tiber einen

GlobalCountDownLatch synchronisiert ist (Zeilen 20-32).
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public void migrate(final Place targetPlace) {

REFERENCE_MAP. compute (this . globalID , (globallD, storedValue) —> {

GlobalCountDownLatch countDownRef = new GlobalCountDownLatch(1);
uncountedAsyncAt(targetPlace, () — {
GlobalRef .REFERENCE MAP. compute (globalID, (storedID, oldValue) —> {
globallD . migrate (targetPlace);
return storedValue;
b
countDownRef . countDown () ;

1)

globallD . migrate (targetPlace);
countDownRef. await () ;
countDownRef. free () ;

return null;

1)

ArrayList<Place> otherPlaces = new ArrayList<>(places());
otherPlaces .remove(here());
otherPlaces.remove(targetPlace);

countDownRef = new GlobalCountDownLatch (1)
otherPlaces . forEach (otherPlace —> f{
uncountedAsyncAt(otherPlace, () — {
globallD . migrate (targetPlace) ;
countDownRef . countDown () ;
b
b

countDownRef. await () ;
countDownRef. free () ;

Quellcode 4.1: Algorithmus: Migration globaler Referenzen

Eine weitere Besonderheit bei der Migration von globalen Referenzen ist das Zusammen-
spiel mit den Methoden get (), set () und update (). Diese sind so implementiert, dass
die Anfragen, die sich wahrend einer Migration ansammeln kénnen, nach der Migration
an den neuen Ziel-Place weitergeleitet werden. Das Quellcode {4.2|illustriert diese Funk-
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tionalitat anhand der get () Methode. Sollte der aktuelle Place der Besitzer der GlobalID
und damit auch der GlobalRef sein, wird der gespeicherte Wert zuriickgegeben (Zeilen 3-
5). Ist der Wert auf einem anderen Place gespeichert, wird ein uncountedAsyncAt-Task
zu diesem Place geschickt, um den Wert von dort zu holen (Zeilen 7-17). Zum Kopieren
des Wertes wird eine tempordre GlobalRef (Zeile 7) verwendet und fiir die Synchroni-
sierung ein GlobalCountDownLatch (Zeile 8). Beide verwenden ein Try-With-Ressources
Statement, um diese Instanzen wieder korrekt abzubauen, damit keine Speicherlecks
entstehen. Die Weiterleitung selbst versteckt sich in Zeile 11, in der ein rekursiver Aufruf
auf get () verwendet wird. Die Variable TRANSFERED_REF ist die globale Referenz von
der der Wert abgerufen wird. Sobald diese mittels eines Tasks auf einen anderen Place
geschickt wird, wird diese automatisch zur lokalen Instanz. Dies geschieht wéahrend der

Serialisierung und Deserialisierung.

public T get() {

if (this.globallD.getPlace().equals(here())) {
return (T) REFERENCE MAP. get (this . globallD);

try (GlobalRef<T> tempRef = new GlobalRef<>()) {
try (GlobalCountDownLatch countDownRef = new GlobalCountDownLatch (1)) {
final GlobalRef<T> TRANSFERED REF = this;
uncountedAsyncAt(this . globallD . getPlace(), () — {
T storedVariable = TRANSFERED_REF. get () ;
tempRef. set (storedVariable);
countDownRef . countDown () ;
Dy
countDownRef . await () ;
}

return tempRef.get();

}

Quellcode 4.2: Algorithmus: get() globaler Referenzen
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4.3 Lokale Referenzen

Aquivalent zu den globalen Referenzen verwenden die lokalen Referenzen ebenfalls
eine REFERENCE_MAP fiir das Speichern von Werten. Allerdings wird nicht der Wert
direkt abgespeichert, sondern es wird die PlacelocalRef bzw. die ThreadlocalRef
innerhalb der REFERENCE_MAP gespeichert. Dies ist notwendig, da eine lokale Refe-
renz zusatzlich zu ihrem Wert ebenfalls die serialisierte Initialisierungsfunktion spei-
chern muss. Die ThreadlocalRef ist im Grunde eine PlacelocalRef, welche eine Map
anstelle eines Wertes speichert. Diese Map enthilt alle Werte aller Threads und be-
sitzt spezielle Zugriffsfunktionen. Da die ThreadlocalRef Implementierung auf der
PlacelocalRef basiert, wird im Weiteren nur die PlacelocalRef betrachtet. Im Fol-
genden werden nun die Migration als auch die Reduktion der lokalen Referenzen
erldutert.

Migration

Die Migration lokaler Referenzen verwendet eine zusétzliche ConcurrentHashMap, den
RESTORE_STORE. Innerhalb dieser Map werden die PlacelocalRefs anderer Pla-
ces gespeichert, welche migriert wurden. Die Map speichert dazu die Abbildung der
GloballD der PlacelocalRefs auf eine Liste von PlacelocalRefs. Dies ist notwendig,
da ein Place mehrere PlacelocalRefs anderer Places erhalten kann, die zu der gleichen
GloballD gehoren, sprich der gleichen PlacelocalRef entsprechen.

Da die Implementierung der Migration von PlacelocalRefs technisch sehr komplex
ist, wird der Algorithmus im Folgenden lediglich mithilfe von Pseudocode illustriert,
siehe Quellcode Die Migration von PlacelocalRefs wird immer direkt fiir alle
PlacelocalRefs des aktuellen Places durchgefiihrt. Die gleichzeitige Migration aller
PlacelocalRefs ist deutlich effizienter als einzelne Migrationen. Auflerdem miissen
beim Entfernen eines Places auch immer alle PlacelocalRefs migirert werden. Aus
diesem Grund werden in den Zeilen 2-3 sdmtliche PlacelocalRefs des Places kopiert.
Dies schliefit die PlacelocalRefs anderer Places, die bereits zu diesem Place migriert
wurden, mit ein (Zeile 3). Nachdem alle PlacelocalRefs kopiert wurden, werden die
lokalen Eintrdge der Maps alle geloscht (Zeilen 4-5). Anschliefend werden die kopierten
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PlacelocalRefs zum neuen Ziel-Place transferiert (Zeilen 6-17). Dies geschieht unter der
Verwendung eines uncountedAsyncAt-Tasks (Zeile 7) und eines GlobalCountDownLatch
(Zeile 6). Auf dem Ziel-Place werden nun die kopierten PlacelocalRefs nach ihrer
GloballID gruppiert (Zeile 8) und anschlieffend dem lokalen RESTORE_STORE hinzugefiigt.
Dazu wird die merge () Funktion der ConcurrentHashMap verwendet, die die Listen
von PlacelocalRefs anhand ihrer GlobalIDs zusammenfiihrt (Zeile 9-13). Ist bereits
eine Liste fiir eine GlobalID im RESTORE_STORE enthalten, wird die neue Liste von
PlacelocalRefs vom anderen Place dieser Liste hinzugefiigt. Ist noch keine Liste im
RESTORE_STORE enthalten, wird die neue Liste vom anderen Place dem RESTORE_STORE
hinzugefiigt.

public static void migrate(final Place targetPlace) |{
final List<PlacelocalRef> placelocals = copy(REFERENCE MAP) ;
RESTORE_STORE. values () . forEach (placelocals :: addAll);
REFERENCE _MAP. clear () ;
RESTORE_STORE. clear () ;
try (GlobalCountDownLatch countDownRef = new GlobalCountDownLatch (1)) {
uncountedAsyncAt(targetPlace, () — {
Map<GloballD, List<PlacelocalRef>> groupedPlacelLocals = placelocals.;
groupingBy (PlacelocalRef :: getGloballD) ;
groupedPlaceLocals. forEach(
(globallD, placelocals) —> RESTORE STORE.merge(globallD, ,
placelocals , (placelocalsl, placelocals2) —> {
placelocalsl.addAll(placelocals2);
return placelocalsl;
1))
countDownRef . countDown () ;
4

countDownRef . await () ;

Quellcode 4.3: Pseudo-Algorithmus: Migration von PlacelocalRefs
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Reduktion

Die Reduktion lokaler Referenzen kombiniert deren verteilte Werte von allen Places
zu einem einzelnen Wert. Dies ermoglicht zum Beispiel das Berechnen von Ender-
gebnissen aus einer Menge von Zwischenergebnissen. Aufgrund der bereits erldu-
terten Migration von lokalen Referenzen muss die Reduktion neben den Werten in
den REFERENCE_MAPs jedes Places auch die Werte der RESTORE_STOREs berticksichti-
gen.

Die Implementierung der Reduktion ist ebenfalls wie die Implementierung der Mi-
gration technisch sehr komplex, deshalb wird auch hier auf eine Beschreibung mit-
tels Pseudocode zurtiickgegriffen, siehe Quellcode Die Reduktion ist syntaktisch
angelehnt an die Funktion reduce() der Java Stream API, was dessen Verwendung
intuitiver machen sollte. Als Parameter wird der reduce () Funktion ein initialer Wert
als auch eine Accumulator Funktion iibergeben (Zeile 1). Ein initialer Wert hilft dabei
NullPointerExceptions zu vermeiden und garantiert einen Riickgabewert, der nicht
null ist. Die Accumulator Funktion muss vom Programmierer angegeben werden und
definiert wie zwei Einzelwerte miteinander zu kombinieren sind. Das globale Endergeb-
nis wird mithilfe einer temporaren GlobalRef gebildet (Zeile 3). Zur Kommunikation
mit den anderen Places wird hier ebenfalls eine Kombination von uncountedAsyncAt-
Tasks und eine Instanz der Klasse GlobalCountDownLatch verwendet. Allerdings wird
hier der Countdown auf die Anzahl der Places gesetzt (Zeile 4). Auf jedem der Pla-
ces wird nun der Code ausgefiihrt, um die dortigen lokalen Werte des RESTORE_STORE
und der PlacelocalRef zu einem lokalen Gesamtergebnis zu kombinieren (Zeilen 8-
25). Dazu werden im ersten Schritt alle Werte des RESTORE_STORE, die zur aktuellen
PlacelocalRef gehoren iiber deren GlobalID abgerufen (Zeilen 8-9). Anschliefiend
werden diese, falls vorhanden, mithilfe der Java Stream API Methode reduce() zu
einem Wert kombiniert (Zeilen 10-14). In den Zeilen 16-18 wird nun der lokale Wert der
PlacelocalRef bestimmt. Falls dieser nicht existiert, wird der initiale Wert verwendet.
Nachfolgend wird nun in Abhéangigkeit davon, ob ein Ergebnis fiir den RESTORE_STORE
existiert, die Kombination aus dem lokalen Wert der PlacelocalRef und dem Ergeb-
nis des RESTORE_STOREs gebildet (Zeilen 19-20). Das lokale Endergebnis der Redukti-
on, entweder der lokale Wert oder das Ergebnis aus lokalem Wert und Ergebnis des

RESTORE\ _STOREs, werden anschliefiend dem globalen Gesamtergebnis hinzugefiigt (ent-
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4 Implementierung

weder Zeilen 22-24 oder Zeilen 19-22). Schlussendlich kann das globale Gesamtergebnis
der Reduktion iiber die tempordre GlobalRef abgerufen und zuriickgegeben werden
(Zeile 29).

public T reduce(T initialValue , Accumulator<T> accumulator) {

try (GlobalRef<T> result = new GlobalRef<>(initialValue)) {
try (GlobalCountDownLatch countDownRef = new GlobalCountDownLatch (;
places () .size())) |
final PlacelocalRef <T> TRANSFERED_REFERENCE = this;
places () .forEach(place —> uncountedAsyncAt(place, () — {

Optional<List<PlacelocalRef>> restoredValues =
getRestoredValues (TRANSFERED_REFERENCE. getGloballD () ) ;
T restoredResult = restoredValues.map(
placelocals — placelocals
.stream ()
.reduce(initialValue , accumulator)
) .orElse (null);

final T localResult = TRANSFERED_REFERENCE. get () == null ?

initialValue
TRANSFERED_REFERENCE . get () ;
if (restoredResult != null) {

final T endResult = accumulator.apply(localResult, restoredResult,
);
result.update(globalResult —> accumulator.apply(globalResult, ,
endResult));
} else {
result.update(globalResult —> accumulator.apply(globalResult, ,
localResult));

}

countDownRef . countDown () ;

}

return result.get();

Quellcode 4.4: Pseudo-Algorithmus: Reduktion von PlacelocalRefs
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5 Experimente

Die Ressourcen-Elastizitdts-Prozesse haben einen Einfluss auf die Performance der
ausgefiihrten Programme. Das Aktualisieren des Lifelinegraphen auf allen Places und
das Hinzuftigen und Entfernen von Places zur Laufzeit benotigen Prozessorzeit und
verursachen erhohten Netzwerkverkehr. Zur Ermittlung der Performance der Imple-
mentierung wurden die beiden Benchmarks UTS [16] und BC [17] verwendet. Dieses
Kapitel erldutert zundchst die beiden Benchmarks in ihrer Funktionsweise und beziig-
lich der notwendigen Anpassungen zur Verwendung der Ressourcen-Elastizitat. Dieser
Abschnitt beschreibt aufSerdem die verwendete Experimentierumgebung, die zur Aus-
fithrung der Benchmarks verwendet wurde. AnschliefSfend werden im Abschnitt
die Laufzeiten der beiden Benchmarks préasentiert und die spezifischen Zeiten, die die
einzelnen Hinzufiige- und Entfernungs-Operationen innerhalb der Benchmarks benétigt
haben prasentiert und diskutiert.

5.1 Experimentierumgebung

Die Benchmarks wurden im hochschuleigenen Cluster ausgefiihrt. Die dabei verwen-
dete Hardware besteht aus Doppelprozessorsystemen mit je Zwei 16-Kern Opteron
Prozessoren aus dem Jahr 2012. Diese verfiigen iiber einen Arbeitsspeicher von 32GB
bis 128GB. Die Konfiguration von 32GB war bereits ausreichend fiir die Ausfiithrung der
Benchmarks. Die einzelnen Knoten sind tiber 1GBit/s Ethernet miteinander verbunden.
Das verwendete Betriebssystem war ein CentOS 7, das iiber ein global verfiigbares GPFS
Dateisystem verfiigte.

Der Benchmark Unbalanced Tree Search (UTS) berechnet das Problem, die Anzahl an

Knoten in einem implizit konstruierten Baum zu zdhlen. Diese Baume konnen sich in
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Form, Tiefe, Grofie und Balance untereinander unterscheiden. Die Balance gibt dabei an,
wie stark sich die Grofe der Unterbdume eines Baumes unterscheiden. Die starken Gro-
Benunterschiede der Unterbdume machen eine einfache Aufteilung der Traversierung
des Baumes in einzelne Tasks nicht moglich. Diese miissen viel mehr dynamisch und
rekursiv aufgeteilt werden. Aus diesem Grund eignet sich dieser Benchmark besonders
gut fiir die Bewertung der Ressourcen-Elastizitdt. Denn zu der moglichst gleichméafligen
Verteilung der Arbeit, muss ebenfalls garantiert werden, dass wiahrend Ressourcen-
Elastizitdts-Prozessen die Arbeit korrekt umverteilt wird. Die verwendete Variante
des UTS Benchmarks verwendet Baume mit einem einstellbaren Parameter d, der die

maximale Tiefe des Baumes angibt.

Der Betweeness Centrality (BC) Benchmark berechnet einen Centrality Messwert fiir
jeden Knoten innerhalb eines Graphen. Der Benchmark wird mit einem Parameter n
parametrisiert, der angibt, wie viele Knoten der Graph enthalten soll. Der Centrality
Messwert bestimmt, wie hdufig sich dieser Knoten auf kiirzesten Pfaden zwischen
zwei anderen Knoten befindet. Die Bestimmung des Messwertes setzt voraus, dass die
kiirzesten Pfade eines jeden Knoten zu jedem anderen Knoten berechnet werden. Die
Verwendete Benchmarkimplementierung berechnet innerhalb eines Tasks alle kiirzesten
Pfade von einem bestimmten Knoten zu jedem anderen Knoten und z&hlt anschliefSend
fiir jeden Knoten zwischen Start- und Endknoten auf den berechneten kiirzesten Pfaden
den zugehorigen Centrality Messwert hoch. Fiir jeden Knoten des Graphen wird ein
solcher Tasks erstellt. Aus diesem Grund muss der zugrunde liegende Graph auf jedem
der Places vorhanden sein. Am Ende der Berechnung existieren auf jedem der Places
eine Menge von Ergebnissen. Jeder Place besitzt die Centrality Messwerte der kiirzesten
Pfade von allen Knoten, die auf diesem Place berechnet wurden. Das Gesamtergebnis
der Centrality Messwerte tiber alle kiirzesten Pfade des Graphen kann anschliefiend
tiber eine Summenbildung aller Ergebnisse aller Places bestimmt werden. Die Menge
der Ergebnisse pro Place als auch die Notwendigkeit, auf jedem Place den Graphen
vorliegen zu haben bieten eine gute Ausgangslage zur Evaluation der Migration und
der Reduktion. Denn wéhrend der Ressourcen-Elastizitdts-Prozesse miissen grofiere
Datenmengen zwischen den Places transferiert werden. Aufierdem kommt in diesem
Benchmark die transiente Version der PlacelocalRef zum Einsatz, sodass der Graph,
auf den nur lesend zugegriffen wird, beim Entfernen von Places nicht migriert wird.
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Die Verwendung der transienten PlacelocalRef spart zusétzlichen Netzwerkverkehr

ein.

Beide Benchmarks wurden um einen weiteren Parameter ergénzt. Dieser dient dazu au-
tomatische Ressourcen-Elastizitdts-Prozesse wahrend der Ausfithrung der Benchmarks
zu simulieren. Dazu wurde ein festes Zeitintervall von 10 Sekunden definiert, in dem
immer wieder Hinzuftige- und Entfernungs-Operationen durchgefiihrt werden. Es wird
immer erst eine spezifische Anzahl an Places hinzugefiigt und exakt nach der Halfte des
Zeitintervalls werden diese wieder entfernt. Die Anzahl der Places, die hinzugefiigt und
wieder entfernt werden, konnen mit dem Parameter m angegeben werden. Auf diese
Weise werden in regelméfsigen Abstanden neue Places hinzugefiigt und wieder entfernt.
Das Entfernen wahlt dabei immer zuféllige Places aus, die entfernt werden sollen, mit

Ausnahme des Master Places.

5.2 Evaluation der Ergebnisse

Beide Benchmarks wurden auf dem bereits beschriebenen Cluster in unterschiedlichsten
Konfigurationen ausgefiihrt, um die Laufzeiten der Benchmarks und die Zeiten der
Hinzufiige- und Entfernungs-Operationen zu messen. Die Benchmarks wurden fiir ver-
schiedene Parametrisierungen von m und die benchmarkspezifischen Parameter d fiir
UTS und n fiir BC durchgefiihrt. In der nachfolgenden Betrachtung der Ergebnisse wur-
den diese auf d=17 und n=17 eingeschrinkt. Andere Parametrisierungen von d und n
fithren zwar zu absolut gesehen hoheren bzw. niedrigeren Laufzeiten, jedoch bleiben die
Zeiten der Hinzufiige- und Entfernungs-Operationen und auch deren relativer Einfluss
auf die Laufzeit der Benchmarks nahezu identisch. Die Menge der zu verwendenden
Threads pro Knoten wurde auf 32 Threads und damit auf die Anzahl der verfiigbaren
Prozessoren pro Knoten festgelegt. Diese Festlegung sorgt fiir eine volle Auslastung auf
jedem Knoten, sodass der Einfluss der Ressourcen-Elastizitats-Prozesse sichtbar wird
und nicht durch die Verwendung eines ungenutzten Prozessors verschleiert wird. Nach-
folgend werden nun beide Benchmarks mit unterschiedlichen Werten fiir die Parameter
m und der Anzahl von Places p betrachtet und diskutiert.
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In Abbildung|5.1|{sind die Laufzeiten von UTS mit verschiedenen Parametrisierungen
fiir m und p in einem Diagramm aufgetragen. Die Laufzeiten entsprechen dem Mit-
telwert von insgesamt 10 Durchldufen fiir jede der Parametrisierungen. Die niedrigste
Laufzeit ergibt sich fiir m=0, also den Durchldufen, in denen gar keine Ressourcen-
Elastizitat stattfindet. Da alle anderen Durchldufe, in denen eine Ressourcen-Elastizitat
stattfindet eine hohere Laufzeit besitzen und die Laufzeiten fiir hohere Werte des Pa-
rameters m ebenfalls immer ansteigen, lasst sich ein definitiver Overhead durch die
Ressourcen-Elastizitit feststellen. Dieser wird besonders deutlich, wenn die Laufzeiten
fiir p=6 betrachtet werden. Betrachtet man hingegen die Laufzeiten gegen p=16 Places,
ndhern sich diese sehr stark an die Laufzeit ohne Ressourcen-Elastizitit an. Hierbei sei
angemerkt, dass die Skala des Diagramms bei 40 beginnt und nicht bei 0. Dies kann
dazu fithren, dass der Abstand der Laufzeiten grofier erscheint, als dieser tatsdchlich

ist.

140 |-
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40 [ ! ! ! ! ! L
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Places
Abbildung 5.1: UTS Ergebnisse fiir d=17, m=1-3 und p=6-16

Analysiert man nun die Ausfiihrung der Benchmarks im Bezug auf die Simulation der
Ressourcen-Elastizitdt, fallt auf, dass die Places, die hinzugefiigt und wieder entfernt
werden, einen Teil der Laufzeit nicht zur Verfiigung stehen. Denn die Simulation lasst
die Places lediglich in der ersten Hélfte des Zeitintervalls aktiv und entfernt diese
anschliefSend fiir die Dauer der zweiten Hilfte des Zeitintervalls. Unter der Annahme,

dass die Verfiigbarkeit der Places m aus diesen Griinden nur zu 50% besteht, liefSen sich
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nun die Laufzeiten entsprechend korrigieren, siehe dazu Abbildung|5.2} Die Gleichung
zur Korrektur der Laufzeit lasst sich wie folgt definieren:

Lyew = Lapt — Loy - Zmp

Diese Formel ldsst sich herleiten, indem man von der Gesamtlaufzeit denjenigen Teil der
Laufzeit abzieht, der den 50% der m Places an der Gesamtlaufzeit entspricht. Diese korri-
gierte Laufzeit ist allerdings nur als Anndherung zu sehen, denn diese vernachléssigt
einige Einfliisse auf die Laufzeit des Benchmarks. Hier wire z.B. das Implementie-
rungsdetail anzufiihren, dass Places, welche entfernt werden, den aktuell ausgefiihrten
Task noch zu Ende berechnen diirfen. Betrachtet man nun die korrigierten Laufzeiten,
fallt schnell auf, dass die Laufzeiten der Durchldufe mit Ressourcen-Elastizitit nun
sehr nah an der Laufzeit ohne Ressourcen-Elastizitdt liegen. Der Overhead scheint also
eher gering zu sein. Der geringe Overhead liefSe sich gut durch die Implementierung
der Ressourcen-Elastizitédt erkldren. Denn diese wurde so konzipiert, dass sie weder
die Berechnungen noch die Lastenbalancierung der betroffenen Places oder anderer
Places beeinflusst. Aufierdem sind das Hinzuftigen und das Entfernen von Places so
implementiert, dass diese parallel fiir jeden der betroffenen Places ausgefiihrt werden
konnen.

100 |

80 -

Laufzeit

60 |

40

6 8 10 12 14 16
Places

Abbildung 5.2: UTS Ergebnisse bereinigt fiir d=17, m=1-3 und p=6-16
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Der Benchmark BC liefert dhnliche Laufzeiten wie der Benchmark UTS, siehe dazu
Abbildung Hier fallt allerdings auf, dass die Laufzeiten starker in Abhédngigkeit
zum Parameter m steigen. Dies geht ebenfalls aus den korrigierten Laufzeiten aus
Abbildung 5.4 hervor. Ursache dieser starkeren Abhangigkeit ist in der deutlich hohe-
ren Datenmenge zu vermuten, die beim Hinzufiigen und dem Entfernen von Places

tibertragen werden muss.
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Abbildung 5.3: BC Ergebnisse fiir n=17, m=1-3, p=6-16

Die nachfolgende Tablle [5.1| zeigt die durchschnittlich benétigte Zeit fiir Hinzufiige-
(Add) und Entfernungs-Operationen (Remove) des Benchmarks UTS. Diese wurden pro
Durchlauf eines Benchmarks gemittelt. Die Zeit zum Hinzufiigen eines Places beinhaltet
das Starten der JVM, das Hochfahren von Hazelcast, das Initialisieren der APGAS-
Laufzeitumgebung und die notwendigen Schritte des Ressourcen-Elastizitats-Prozesses.
Fiir einen neuen Place werden im Schnitt 5 Sekunden benétigt. Jeder zuséatzliche Place
benotigt etwa 2 Sekunden mehr. Die benotigte Zeit des Hinzuftigens eines Places teilt
sich auf, in das Hochfahren des Places (JVM, Hazelcast und Laufzeitumgebung starten)
und dem Initialisieren des Places. Das Hochfahren der Places wird komplett asynchron
ausgefiihrt, sodass sich die Places gegenseitig nicht beeinflussen. Die Initialisierung der
Places hingegen wird allein vom Master-Place vorgenommen, weshalb dieser Anteil an
der benétigten Zeit zum Hinzuftigen von Places mit jedem weiteren Place steigt. Dies legt
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Abbildung 5.4: BC Ergebnisse bereinigt fiir n=17, m=1-3, p=6-16

eine Schiatzung von ca 2 Sekunden pro Initialisierung eines Places und ca 3 Sekunden fiir
das Starten einer beliebigen Menge an neuen Places nahe.

Das Entfernen von Places hingegen scheint unabhéngig von der Anzahl an Places zu
sein, da dessen Zeit fiir die Entfernungs-Operation bis auf die Ausnahme von 3,11
Sekunden fiir 2 Places immer ca 1-1,5 Sekunden betrdgt. Diese Ausnahme wiederum
lasst sich durch den hohen Ausreifier von 11,43 Sekunden einer einzelnen Operation
erkldaren. Dieser Ausreifler selbst ist vermutlich auf das Warten eines aktiven Tasks zu-
riickzufiihren, der besonders lang gedauert hat. Dass die Zeit zum Entfernen von Places
nicht von der Anzahl zu entfernender Places abhidngt ist durch den asynchronen Prozess
des Entfernens zu erkldren. Denn beim Entfernen werden die notwendigen Schritte
auf den zu entfernenden Places ausgefiihrt, mit Ausnahme der Aktualisierung des
Lifelinegraphen, das vom Master-Place durchgefiihrt wird.

Abschliefiend zeigt die Tabelle[5.2|die durchschnittlichen Zeiten der Ressourcen-Elastizitit
tiir den Benchmark BC. Auch fiir den Benchmark BC zeigt sich beim Hinzufiigen von
Places eine Abhingigkeit zur Menge der hinzugefiigten Places. Beim Entfernen hinge-
gen scheint dies ebenfalls unabhédngig von der Anzahl der entfernten Places zu sein.
Allerdings fallen beim Benchmark BC die hoheren Zeiten auf, die fiir die Operationen
gebraucht wurden. Beim Hinzuftigen zwischen 5,72-10,25 Sekunden und beim Entfernen
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Operation | m (in Places) | Zeit (in Sekunden) | Minimum Zeit | Maximum Zeit
Add 1 5,21 5,19 5,24
Add 2 7,36 7,20 7,59
Add 3 8,98 7,18 9,66
Remove 1 1,22 091 1,41
Remove 2 3,11 0,91 11,43
Remove 3 1,53 0,93 2,28

3,73-4,95 Sekunden. Dies ldsst sich durch die deutlich hohere Menge an Daten erkléren,

Tabelle 5.1: UTS Ressourcen-Elastizitdt Zeiten

die der Benchmark BC benétigt.

Operation | m (in Places) | Zeit (in Sekunden) | Minimum Zeit | Maximum Zeit
Add 1 5,72 5,64 5,83
Add 2 7,73 6,56 8,54
Add 3 10,25 9,26 11,06
Remove 1 3,73 0,90 6,34
Remove 2 5,09 4,48 5,68
Remove 3 4,95 0,93 8,93

Bei der Betrachtung der Minimum- als auch Maximum- Zeiten in beiden Tabellen
fallt zuséatzlich auf, dass diese sehr stark beim Entfernen von Places vom Mittelwert
abweichen. Aus der Konzeption der Ressourcen-Elastizitiat geht hervor, dass weder
Berechnungen noch die Lastenbalancierung von der Ressourcen-Elastizitit beeinflusst

werden sollen. Daher ist der Grund fiir die Schwankungen an anderer Stelle zu vermu-

Tabelle 5.2: BC Ressourcen-Elastizitit Zeiten

ten. Der hohe Ausreifier von 11,43 Sekunden in der Tabelle [5.1|weifst daraufhin, dass

diese Schwankungen auf das Warten noch aktiver Tasks eines Places zurtickzufiihren

ist.
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6 Verwandte Arbeiten

Es existiert ein Interesse im Bereich des HPC an malleable Jobs zur Erhohung der
Auslastung eines HPC Clusters. Einige der bisherigen Ansétze, um die Ausfiihrung
von Programmen mit malleable Jobs kompatibel zu machen werden im Folgenden
vorgestellt.

In [7] wird Job-Folding verwendet, um moldable Jobs sich wie malleable Jobs verhalten
zu lassen. Das Job-Folding sorgt dafiir, dass pro Prozessor mehrere Prozesse gestartet
werden. Sobald mehr Prozessoren verfiigbar sind, werden die tiberschiissigen Prozesse
auf die zusitzlichen Prozessoren verteilt. Der Ansatz des Job-Folding funktioniert aller-
dings nur auf Supercomputern und nicht auf HPC Clustern, so wie der Ansatz dieser
Arbeit. Ein dhnlicher Ansatz wird in [5] verfolgt, bei dem ein rigid Job mit sogenannten
best effort Jobs ergénzt wird. Die best effort Jobs helfen dem rigid Job bei der Berechnung,
wenn zusitzliche Ressourcen verfiigbar sind. Sollten Ressourcen wegfallen, werden die

best effort Jobs wieder beendet.

Die PCM-Bibliothek (Process Checkpointing and Migration) [6] [18] [19] stellt zusdtzliche
Funktionen fiir iterative MPI Programme zur Verfiigung, um diese Ressourcen-elastisch
zu machen. Das iterative MPI Programm wird dazu in regelméfligen Abstdnden un-
terbrochen (Checkpointing) und bei sich verdnderten Ressourcen durch Verschieben
von Daten oder dem Starten und Beenden von Prozessen angepasst (Migration). Die
Ressourcen-Elastizitit der APGAS-Bibliothek bendétigt im Gegensatz zu PCM keine
Unterbrechungen des Programms.

Das Dynaco Framework [9] ermdglicht Ressourcen-Elastizitdt von Programmen in einem
HPC Cluster. Die zu verwendende Bibliothek zur Parallelisierung wird nicht vorge-
geben. Allerdings muss vom Programmierer angegeben werden, wann Anpassungen

notwendig sind, welche Probleme bei einer Anpassungen auftreten konnen und wie die
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Anpassungen durchzufiihren sind. Die Ressourcen-Elastizitdat der APGAS-Bibliothek

nimmt dem Programmierer diese Aufgaben ab.

In [20] wird eine API présentiert, die den Workload-Manager Slurm in ein Ressourcen-
elastisches Programm integriert. Die API informiert das Programm iiber Anderun-
gen in den verfiigbaren Ressourcen, woraufhin sich das Programm anpassen kann.
Dies entspricht exakt dem entgegengesetzten Part dieser Arbeit, die sich ausschliefilich
mit der Anpassung des Programms selbst an sich d&ndernde Ressourcen beschiftigt.
Die vorgestellte API in [20] liegt als C++ Bibliothek vor, weshalb sich diese nicht oh-
ne Weiteres mit der in dieser Arbeit entwickelten Ressourcen-Elastizitdt kombinieren
lasst.

Das Charm++ Framework [8] verwendet zur Abstraktion von Daten- und Arbeits-
einheiten sogenannte Chares. Chares sind Objekte, die wie Klassen definiert werden
konnen und vom Charm++ Framework verwaltet und auf die verfiigbaren Ressour-
cen verteilt werden. Die Ressourcen-Elastizitit wird vom Charm++ Framework durch
ein umverteilen der Chares bei Verdnderungen der Ressourcen erreicht, dhnlich zur
Ressourcen-Elastizitdt bei APGAS. Allerdings ist aufgrund der Verwendung von Chares
in Charm++ im Unterschied zu den Tasks bei APGAS eine Unterbrechung der gesam-
ten Ausfithrung des Programms erforderlich. Diese Unterbrechung ist notwendig, da
die Chares, die umverteilt werden fiir die Berechnung notwendig, zum Zeitpunkt der
Umverteilung jedoch nicht erreichbar sind.
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7 Zusammenfassung

In dieser Arbeit wurde ein Konzept zur Anpassung eines Programms wéahrend sei-
ner Ausfiithrung an sich dndernde Ressourcen innerhalb eines HPC Clusters vorge-
stellt. Die Anpassung eines Programms an sich d&ndernde Ressourcen wéhrend sei-
ner Ausfithrung wurde innerhalb dieser Arbeit als Ressourcen-FElastizitdt bezeichnet,
um diese von malleable Jobs besser zu differenzieren. Das Konzept der Ressourcen-
Elastizitdt wurde auf Basis der APGAS-Bibliothek entwickelt und baut auf dessen
APGAS-Programmiermodell, seiner globalen Lastenbalancierung und dessen Lifeline-
graphen auf. Das APGAS-Programmiermodell mit seinem Task-basierten Berechnungs-
modell bietet eine sehr gute Grundlage fiir das Verschieben von Berechnungen von einer
Ressource zu einer anderen. Dariiber hinaus sorgt die globale Lastenbalancierung in Ver-
bindung mit dem Lifelinegraphen fiir eine hohe Auslastung der Verfiigbaren Ressourcen,

auch bei Anpassungen an sich @ndernde Ressourcen.

Neben dem umverteilen von Berechnungen, mussten ebenfalls die auf den Ressour-
cen befindlichen Daten beriicksichtigt werden. Dazu wurde das APGAS-Modell um
globale und lokale Referenzen erweitert, die eine Weiterentwicklung der in der APGAS-
Bibliothek verwendeten GlobalRef darstellen. Die globalen und lokalen Referenzen
ermoglichen durch die beiden neuen Konzepte der Migration und der Reduktion ein
Verschieben von Daten von einer Ressource zu einer anderen. Die Migration erlaubt
es Daten von einer Ressource auf eine andere zu Verschieben und die Reduktion kann
im Anschluss an eine Berechnung verwendet werden um alle auf den Ressourcen
verteilten Daten zusammenzufassen. Diese Zusammenfassung schliefit dabei die in
der Migration verschobenen Daten mit ein. Vervollstindigt wurde das Konzept der
Ressourcen-Elastizitdat mit der Anpassung des Lifelinegraphen an sich dndernde Res-
sourcen, durch die Moglichkeit zur Laufzeit weitere Knoten dem Graphen hinzuzufiigen

oder zu entfernen.
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7 Zusammenfassung

Die entwickelten Konzepte wurden mithilfe der beiden Benchmarks UTS und BC auf
dem universititseigenem Cluster evaluiert und die Ergebnisse in dieser Arbeit prasen-
tiert. Die Ergebnisse haben gezeigt, dass der Overhead, der durch die Anpassungen des
Programms an sich verdndernde Ressourcen entsteht, relativ gering ist. Des Weiteren
konnte festgestellt werden, dass der Overhead bei zunehmender Anzahl an Ressour-
cen, die dem Programm zur Verfiigung stehen, relativ gesehen immer geringer wird.
Dieser Vorteil folgt aus dem Design des Konzeptes der Ressourcen-Elastizitdt, das zum
Ziel hatte, so wenig Ressourcen wie moglich in die Prozesse der Ressourcen-Elastizitait
mit einzubeziehen. Aus diesem Grund wird beim Hinzuftigen neuer Ressourcen fast
ausschlieSlich der Master zusitzlich belastet, indem dieser die neuen Ressourcen initiali-
siert. Wahrend des Entfernens von Ressourcen werden lediglich die zu entfernenden
Ressourcen und zum geringen Anteil der Master-Place belastet. Auf diese Weise bleiben
alle anderen Ressourcen nahezu unbelastet und konnen weiterhin die Berechnungen
ausfiihren.

Die Ergebnisse haben ebenfalls gezeigt, dass die Laufzeit des Hinzufiigens neuer Res-
sourcen linear mit der Anzahl der hinzu zu fiigender Ressourcen steigt. Der linear
ansteigende Teil der Laufzeit ergibt sich aus der benétigten Zeit, die der Master benotigt
um die neuen Ressourcen zu initialisieren. Fiir hohe Zahlen von Ressourcen, kann dies
ein Problem werden, sodass zukiinftig das Konzept an dieser Stelle angepasst werden
konnte, um die Initialisierung neuer Ressourcen auf mehrere Ressourcen zu verteilen.
Die Verteilung der Initialisierung hétte den Vorteil, dass diese parallel ausgefiihrt wird
und die neuen Ressourcen damit schneller zur Verfiigung stehen wiirden um Berechnun-
gen auszufiihren. Der Berechnungsaufwand wiirde im Vergleich zur Initialisierung allein
durch den Master gleich bleiben. Jedoch kénnte der Ressourcenengpass durch die ein-
zelne Netzwerkschnittstelle des Masters negiert werden.
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