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1. Wstep

Wydajnosé¢ aplikacji uzytkowych zalezy od tego jakie zasoby zostaly zgromadzone w systemie
komputerowym oraz w jaki sposéb sa one zarzadzane. Wzrost zapotrzebowania aplikacji na
zasoby jest wprost proporcjonalny do rozmiaru danych, ktére ta aplikacja musi przetworzy¢
[1]. Problemy dotyczace zarzadzania takimi zasobami jak czas procesora, pamieé operacyjna
i pamie¢ masowa sa dobrze znane i stanowia przedmiot wielu badan i publikacji (prace [2—4]
zawieraja wykaz podstawowych pozycji). Problem niedostatku zasob6w moze by¢ rozwiazany
poprzez polaczenie pojedynczych systeméw komputerowych (jedno lub wieloprocesorowych)
i utworzenie w ten sposob systeméw wielokomputerowych.

1.1. Systemy wielokomputerowe

Systemy wielokomputerowe sa typem systeméw wieloprocesorowych. Wedlug klasyfikacji
przedstawionej w [2] komputery z wieloma procesorami mozna podzieli¢ na trzy kategorie:

e wieloprocesory ze wspo6lng pamiecig nazywane czesto po prostu systemami wielo-
procesorowymi lub wieloprocesorami (ang. multiprocessors) - sa to systemy, w kto-
rych wszystkie procesory maja wspolng przestrzen adresowa, a wiec modyfikacja zawar-
tosci wspolnej pamieci dokonana przez jeden z nich jest widoczna dla pozostatych,

¢ wielokomputery' lub multikomputery' (ang. multicomputers) - systemy wieloproce-
sorowe zlozone z pojedynczych komputeréw, ktére nie majg wspdlnej przestrzeni adreso-
wej, a wymiana informacji miedzy nimi dokonywana jest wytacznie za pomoca przesylania
komunikatéw szybka siecia lokalna,

e systemy rozproszone (ang. distributed systems) - podobnie jak wielokomputery zbudo-
wane sg z indywidualnych systeméw komputerowych, ale potaczonych siecig rozlegta.

Podstawowa cecha pozwalajaca rozrézni¢ systemy wieloprocesorowe ze wspolna pamiecia jest
organizacja dostepu do RAM. Jedli czasy dostepdéw do kazdej z lokacji pamieci operacyjnej dla do-
wolnego procesora sa poréwnywalne, to system wieloprocesorowy jest systemem typu UMA (ang.
Uniform Memory Access). Komunikacja procesor-pamie¢ w takich komputerach moze odbywaé
sig¢ za pomoca pojedynczej magistrali. Oznacza to, ze wraz ze wzrostem liczby procesoréow roénie
czestodé kolizji, co skutkuje spadkiem wydajnosci systemu. Jest to glowna wada systemdéw tego
typu. Aby ztagodzié¢ konsekwencje tego zjawiska wyposaza sie procesory w prywatng pamieé
podreczng (ang. cache), ktéra w razie konieczno$ci moze byé uzupelniona o dodatkowa pry-
watng pamie¢ RAM dla kazdego procesora. Wymaga to jednak zapewnienia spéjnosci informacji
zawartych w pamieci podrecznej, a w przypadku korzystania z dodatkowej pamieci prywat-
nej odpowiedniego kompilatora, ktory umieszczatby w tej pamieci informacje tylko do odczytu

!Terminy ,wielokomputer” i ,multikomputer” beds uzywane wymiennie w tekécie tej rozprawy, tak jak ma
to miejsce w podstawowej literaturze przedmiotu.



(kod i stale) oraz dane prywatne (stos). Mozliwe jest réwniez zastapienie pojedynczej magistrali
przelacznikiem krzyzowym lub siecia typu Omega [2,5]. Niezaleznie od przyjetego rozwiazania
koszty budowy systemow typu UMA rosng wraz ze wzrostem liczby procesorow, dlatego typowe
platformy UMA posiadaja ich mniej niz sto. Systemy wieloprocesorowe ze wspdlng pamiecia,
posiadajace wiecej procesoréw budowane sa w oparciu o architekture NUMA (ang. Non-Uniform
Memory Architecture). W komputerach opartych na tej architekturze kazdy procesor dysponuje
lokalng pamiecia RAM. Przestrzen adresowa nadal jest wspélna dla wszystkich procesoréw, ale
czas dostepu do pamieci lokalnej danego procesora jest krotszy niz czas dostepu do pamieci in-
nego procesora. Te réznice mozna czeéciowo zniwelowaé¢ wyposazajac kazdy procesor w pamiec
podreczna. Systemy NUMA bez pamieci podrecznej okreslane sa jako NC-NUMA (ang. No Cache
NUMA ), natomiast te, ktére ja posiadaja nazywane sa CC-NUMA (ang. Cache-Coherent NUMA).
Te ostatnie budowane sa w oparciu o katalogowe systemy wieloprocesorowe. W takich syste-
mach istnieje centralny, sprzetowy katalog utrzymujacy informacje o stanie i umiejscowieniu
poszczegblnych linii pamieci podrecznej. Odmiana architektury NUMA jest architektura COMA,
ktora zaklada, ze w systemie wieloprocesorowym pamieé operacyjna jest zastapiona pamiecia
podreczng [6]. W przeciwienistwie do systeméw typu NUMA dane (ang. data item) nie posiadaja
procesora-wlasciciela, moga migrowaé¢ miedzy pamieciami podrecznymi procesoréw w zalezno-
Sci od tego, ktory procesor zglosi na nie zapotrzebowanie. Gtéwnym zagadnieniem, ktére musi
by¢ rozwiazane w projekcie takiego systemu jest efektywna lokalizacja danych. Podkategoria
systeméw wieloprocesorowych sa komputery z procesorami wielordzeniowymi. W uproszczeniu
sa to systemy wieloprocesorowe zawarte w pojedynczym ukladzie scalonym (ang. cmMp - Chip-
-level MultiProcessor), jednakze sa réznice dzielace te dwa rozwiazania. Rdzenie w ukladzie
wielordzeniowym moga by¢ jednakowe lub zréznicowane (ang. SoC' - System on Chip). W prze-
ciwienistwie do typowego systemu wieloprocesorowego praca catego ukladu CMP moze zostaé
zaktécona w wyniku awarii tylko jednego z rdzeni - uktady te maja mniejsza niezawodno$é niz
typowe systemy wieloprocesorowe. W niektorych uktadach cMP, np. firmy Intel, rdzenie moga
wspdéldzieli¢ pamieé podreczna drugiego poziomu, co nie jest mozliwe w tradycyjnych systemach
wieloprocesorowych. Odpowiednikiem systemoéw wieloprocesorowych budowanych na bazie sieci
sa uktady NOC (ang. Network On Chip) [7,8].

Systemy wielokomputerowe, nazywane rowniez w literaturze klastrami, w przeciwienstwie do
systeméw wieloprocesorowych z pamiecia wspotdzielong nie posiadajg ograniczen co do liczby
obsltugiwanych procesoréw [9]. Budowane sa z kompletnych lub okrojonych (np. pozbawionych
wigkszosci urzadzen peryferyjnych) komputeréw poltaczonych szybka siecia lokalna (np. Giga-
bit Ethernet, 10 Gigabit Ethernet, InfiniBand [10], Myrinet [11]). Kazdy z tych komputeréw,
nazywanych weztami, dysponuje prywatna pamiecia operacyjna. Brak jest wspdlnej przestrzeni
adresowej. Wezly moga by¢ zaréwno maszynami jednoprocesorowymi, jak i wieloprocesorowymi.
Komunikacja miedzy nimi odbywa si¢ na zasadzie przekazywania komunikatéw (ang. message
passing). Topologia sieci taczacej wezly wielokomputera jest najczesciej wybierana sposrod topo-
logii gwiazdy, pierScienia, siatki (ang. mesh), podwéjnego torusa, szescianu lub hiperszescianu.
Stosowane sa rowniez rozwigzania mieszane. Topologie gwiazdy i pierscienia nie s odporne na
awarie potaczen, gdyz kazdy wezel jest polaczony z pozostalymi za pomoca jedynie jednego
przewodu elektrycznego lub $wiattowodu. Pozostale z wymienionych topologii pozbawione sa
tej negatywnej cechy, ale posiadaja dodatkowe kryterium, ktore musi by¢ uwzglednione przy ich
wyborze. Jest to dtugo$é¢ najdtuzszej Sciezki taczacej dowolne dwa wezty multikomputera, czyli
$rednicy sieci. Od $rednicy zalezg opdznienia w sieci, im dluzsza $érednica, tym wieksze op6z-
nienia. Sie¢ o topologii siatki (najgorszy przypadek), ktéra laczy n wezldéw ma Srednice réwna
v/, natomiast sieé¢ tworzaca hiperszescian (najlepszy przypadek) o takiej samej liczbie wezléw
ma Srednice réwna loga(n). Poniewaz sieci o malej srednicy charakteryzuja sie duza liczba po-
taczen, to w praktyce wybdr topologii moze by¢ podyktowany wzgledami ekonomicznymi. Na



wydajnoéé sieci oprécz $rednicy ma wpltyw réwniez mechanizm przelaczania. Zazwyczaj w sys-
temach wielokomputerowych stosuje sie dwa rodzaje takich mechanizméw. Pierwszy nosi nazwe
sprzelaczania pakietéw typu przechowaj i przedlij” (ang. store-and-forward packet switching),
a drugi ,,przelaczania obwoddéw”. Mechanizm przelaczania przechowaj i przeslij dzieli przesyltany
komunikat na fragmenty nazywane pakietami. Wielkos¢ pakietu zalezy od pojemnoéci buforow
w jakie wyposazone sg interfejsy sieciowe poszczegdlnych wezléw i przetacznikéow sieciowych.
Miedzy przelacznikami sieciowymi pakiety sa przesylane szeregowo. Pakiet jest przesylany da-
lej dopiero wtedy, gdy w caloSci znajdzie sie w buforze interfejsu przetacznika sieciowego. Zaleta
tej metody przetaczania jest mozliwos¢ wyboru trasy dla kazdego z pakietéw z osobna. Niestety,
powoduje to rowniez duze opodznienia w transmisji. W metodzie przelaczania obwodéw jeden
z przelacznikéw ustala najpierw $ciezke wiodaca przez inne przelaczniki do wezla docelowego,
a nastepnie ta Sciezka sa transmitowane wszystkie bity. Skutkuje to mniejszymi opdznieniami
niz w przypadku przetaczania i przesylania pakietéw. Opdznienia zwiazane sg gtéwnie z zesta-
wianiem $ciezki. Technika posrednia miedzy przedstawionymi metodami jest trasowanie kana-
likowe (ang. wormhole routing), w ktérym pakiety sa dzielone na mniejsze jednostki, z ktérych
pierwsza wyznacza trase, ktéra podazaja nastepne. Oprécz efektywnosci komunikacji przez sieé,
innymi czynnikami decydujacymi o wydajnosci multikomputera sa budowa interfejsu sieciowe-
go wezléw oraz wydajno$é oprogramowania, ktore ten interfejs obstuguje. Wigkszosé bedacych
w uzyciu interfejséw sieciowych jest wyposazona w mozliwo$¢ transmisji DMA (ang. Direct Me-
mory Access) oraz specjalizowany procesor, co pozwala na uwolnienie gléwnego procesora wezla
od konieczno$ci nadzorowania przebiegu komunikacji przez sie¢. Najnowsze rozwigzania w dzie-
dzinie szybkich sieci komputerowych, takie jak InfiniBand oferuja mozliwos¢ transmisji RDMA
(ang. Remote DMA), ktéra eliminuje konieczno$é angazowania systemu operacyjnego w odbiér
i wysylanie poprzez interfejs sieciowy komunikatéw pochodzacych od proceséw uzytkownikow.
Jego rola ogranicza sie do odwzorowania w przestrzeni adresowej procesu uzytkownika bufora
interfejsu sieciowego. Ewentualne bledy w obstudze tego interfejsu, powstale z winy aplikacji
uzytkownika powoduja powstanie wyjatkéw naruszenia ochrony pamieci. Systemy operacyjne
weztéw multikomputera dostarczajg procesom i watkom uzytkownika zaréwno prostych, jak
i zaawansowanych srodkéw komunikacji. Do pierwszej grupy zaliczaja sie wywolania systemowe
pozwalajace nadawaé (ang. send) lub odbieraé¢ (ang. receive) komunikaty. Moga one wystepowaé
zaréwno w formie synchronicznej (blokujacej), jak i asynchronicznej. W pierwszym przypadku
wykonanie procesu jest wstrzymywane do chwili zakonczenia transmisji komunikatu, w drugim
moze by¢ kontynuowane. Te wywotania stanowig podstawe budowy bardziej ztozonych srodkéw
komunikacji, takich jak zdalne wywolania procedur (ang. RPC - Remote Procedure Call) lub
w przypadku oprogramowania opartego na paradygmacie obiektowym zdalne wywotanie metod
(ang. RMI - Remote Method Invocation). Jedna z najbardziej zaawansowanych form komunikacji
miedzy wezlami w systemach wielokomputerowych jest wspéldzielona pamieé rozproszona (ang.
DSM - Distributed Shared Memory) [2,5,9,12,13]. Rozwiazanie to ma na celu umozliwienie pro-
gramistom aplikacji uzytkownika korzystanie z modelu pamieci wspéldzielonej w srodowisku,
ktore jest takiej pamieci pozbawione. Podobnie jak zdalne wywotania procedur i metod rozpro-
szona pamigé dzielona bazuje na przesytaniu komunikatéw miedzy weztami. DSM jest szerzej
opisywana w Rozdziale 2.

Systemy rozproszone, podobnie jak multikomputery sktadaja sie z wielu komputeréw pota-
czonych siecia, jednakze w ich przypadku jest to sieé¢ rozlegta (ang. WAN - Wide Area Network).
W wielokomputerze wszystkie wezly maja zazwyczaj jednakows architekture, a wiec jest to
system homogeniczny (jednorodny). Wezly systemu rozproszonego najczesciej posiadaja roz-
ng architekture, wiec jest to system réznorodny (heterogeniczny). Wspélprace miedzy takimi
weztami zapewnia dodatkowa warstwa oprogramowania nazywana oprogramowaniem posredni-
czacym (ang. middleware). Jest ona czescia oprogramowania systemowego, jednakze nie znajduje



sie w jadrze systemoéw operacyjnych poszczegdlnych weztdéw. Jest oprogramowaniem przestrzeni
uzytkownika, ktore dostarcza ustug aplikacjom uzytkowym, ukrywajac przed nimi rozproszony
charakter systemu. Wezty systemu rozproszonego moga by¢ fizycznie oddalone od siebie nawet
o tysiace kilometréw. Komplikuje to administrowanie takim systemem oraz generuje znacznie
wieksze opOznienia w transmisji przez sie¢, niz te, ktére pojawiaja sie¢ w systemie wielokompu-
terowym, a mechanizmy tolerowania awarii sieci staja sie waznym elementem systemu. Systemy
rozproszone posiadaja trzy wlasnosci, ktore pozwalaja je scharakteryzowaé: przezroczysto$é
(ang. transparency), otwarto$¢ (ang. openness) oraz skalowalnos$¢ (ang. scalability) [5,12]. Prze-
zroczystoéé okredla sposob, w jaki uzytkownicy i aplikacje postrzegajg system rozproszony. Im
bardziej jego zachowanie zblizone jest do zachowania pojedynczego systemu komputerowego,
tym wiekszy jest jego stopien przezroczystosci. Otwartosé wyznacza zgodnosé systemu ze stan-
dardowymi regutami okreslajacymi sktadnie i semantyke ustug dostarczanych przez ten system.
Im wigksza jest ta zgodnosé, tym tatwiejsza jest rozbudowa systemu. Skalowalnosé charaktery-
zuje mozliwos¢ rozszerzania systemu. Jesli system jest dobrze skalowalny, to dodanie do niego
nowych zasobow nie wplywa negatywnie na jego wydajnos$¢ i sposéb zarzadzania. Nie zmienia
sie rowniez sposob korzystania z tego systemu. Ceche skalowalno$ci mozna odnie$é rowniez do
pozostalych kategorii systeméw wieloprocesorowych. W przypadku wieloprocesoréw z pamie-
cig dzielona bedzie ona okre$lala mozliwos¢ podlaczenia nowych procesoréow, a w systemach
multikomputerowych dotaczenia nowych wezléw. Pewna podgrupa systemoéw rozproszonych sa
systemy nazywane gridami (ang. grid). Tworza je rozproszone wezly, ktére pracuja nad wspol-
nym zadaniem, najczeéciej zwigzanym z problemami obliczeniowymi.

Miedzy systemami komputerowymi nalezacymi do wymienionych kategorii zachodzi wiele
roznic, ale mozna tez znalezé podobienstwa. Podstawowa cecha odrézniajaca systemy wielopro-
cesorowe od wielokomputerowych i rozproszonych jest sposéb postrzegania pamieci operacyjnej
przez poszczegdlne procesory. W wieloprocesorze pamie¢ jest wspélna dla wszystkich proceso-
réw, w wielokomputerze i systemie rozproszonym kazdy dysponuje wlasna. Jednakze komputery
typu NUMA i COMA posiadaja pamieé fizycznie rozproszona, podobnie jak systemy nalezace do
dwéch pozostatych kategorii, choé¢, tak jak w innych wieloprocesorach ta pamieé jest dostepna
dla wszystkich procesoréw. Zagadnienia zwigzane z zarzadzaniem pamiecig rozproszong w mul-
tikomputerach, systemach rozproszonych oraz systemach NUMA i COMA beda wiec podobne.
Sposéb postrzegania RAM przez procesory okresla model komunikacji miedzy procesami jaki
moze zastosowacé tworca aplikacji uzytkowych. Dla systeméw ze wspolna pamiecig komunikacja
ta odbywa sie¢ za pomocg zmiennych wspoéldzielonych. W systemach z pamigcia rozproszona
procesy mogg jedynie wysytaé¢ miedzy soba komunikaty, o ile nie zostang zastosowane roz-
wigzania typu DSM. Z punktu widzenia struktury fizycznej systemy wieloprocesorowe mozna
klasyfikowaé uwzgledniajac sposéb taczenia poszczegdlnych elementéw systemu. W wieloproce-
sorze najprostszym sposobem polgczenia procesoréow jest uzycie wspélnej magistrali. Podobne
rozwiazanie moze by¢ zastosowane wzgledem wezléw multikomputera [5]. Podobnie sieci prze-
taczane, ktoére sa dominujacym sposobem laczenia elementéw wielokomputera moga by¢ zasto-
sowane w systemach wieloprocesorowych ze wspolna pamiecia. W przypadku multikomputerow
i systemoéw rozproszonych réznice sa jeszcze mniejsze niz miedzy wielokomputerami i wielopro-
cesorami ze wspélng pamiecia. Niektore zrodla (np. [12]) zaliczaja wielokomputery do systeméw
rozproszonych. Inne (np. [5]) traktuja wielokomputery jako baze sprzetowa do realizowania, za
pomoca oprogramowania, systemoéw rozproszonych, ktére moga by¢ $cisle powiazane (ang. tigh-
tly-coupled) lub luzno powiazane (ang. loosely-coupled). Istnienie analogii miedzy wymienionymi
kategoriami systeméw oznacza, ze czes¢ zagadnien ich dotyczacych bedzie wspdlna. Wybédr ty-
pu systemu wieloprocesorowego zazwyczaj jest podyktowany kosztami ekonomicznymi. W tym
wzgledzie przewage maja multikomputery. Sa tansze w budowie niz wieloprocesory ze wspdlng
pamiecia. Mozna je skonstruowaé uzywajac typowych elementow, takich jak komputery klasy



PC oraz popularne sieci LAN jak Gigabit Ethernet. Tego typu systemy sa okreslane mianem COwW
(ang. Cluster Of Workstations) lub NOW (ang. Network of Workstations). Drozsze implementacje
wielokomputeréw, nazywane MPP (ang. Massively Parallel Processing) sa réwniez konstruowane
na bazie komputeréw klasy PC, ale taczonych specjalizowana, szybka siecia komputerowa. Inna
przewaga wielokomputeréw na wielprocesorami ze wspélng pamiecia jest skalowalnosé [14]. Sys-
temy tego typu moga zawieraé¢ znacznie wiecej procesoréw niz wieloprocesory. Wybér miedzy
multikomputerem, a systemem rozproszonym zalezy gloéwnie od zadan, do ktérych beda one
przeznaczone [2]. Wielokomputery sa odpowiednie dla aplikacji wymagajacych intensywnych
obliczen, a systemy rozproszone dla tych, ktére zorientowane sa na komunikacje. Wyjatkiem
od tej reguly sa gridy. Inng cecha, ktéra moze byé brana pod uwage przy wyborze miedzy
tymi dwoma rozwigzaniami jest lokalizacja. Budowa multikomputeréw bazuje na sieciach lo-
kalnych, a wiec moga one w caloéci naleze¢ do pojedynczego podmiotu (np. firma, uczelnia).
Systemy rozproszone bazuja na sieciach rozleglych, co oznacza, ze poszczegélne elementy (we-
zly, infrastruktura sieciowa) takich systeméw moga mie¢ réznych wiascicieli. Utrzymanie (ang.
maintenance) systemu rozproszonego moze zatem wymagaé koordynacji dziatan wielu organi-
zacji, a nawet indywidualnych uzytkownikéw, podczas gdy multikomputerem moze zajmowacd
sie tylko wydzielona jednostka organizacji posiadajacej taki system.

1.2. Wirtualizacja pamieci wielokomputera

Systemy wielokomputerowe pozwalaja taczyé zasoby. Aby wydajnie z nich korzystaé po-
trzebne jest efektywne zarzadzanie. Jedna z technik, ktéra to umozliwia jest wirtualizacja (ang.
virtualization), ktéra swym znaczeniem obejmuje dwa rodzaje dziatan [15]:

e podzial zasobdéw, ktéry moze byé zastosowany zaréwno w systemach jednoprocesoro-
wych (uniprocesorowych), jak i systemach wieloprocesorowych - przykladem moze byé
podzial czasu procesora lub klasyczne techniki pamiegci wirtualnej,

e agregacja lub kombinacja zasobdéw, ktéra jest charakterystyczna dla systemoéw roz-
proszonych i multikomputerowych - przyktadem moga byé rozproszone systemy plikéw
[5,12,16].

Wirtualizacja moze byé¢ zastosowana w wielu warstwach systemu komputerowego, przykta-
dowo w [17] wyrézniono:

e Wirtualizacje dostepu (ang. access virtualization) technika wymagajaca wsparcia ze
strony oprogramowania i/lub sprzetu, ktérej celem jest zapewnienie wspolpracy miedzy
urzadzeniami peryferyjnymi lub obiektami danych, a aplikacjami. Przykladem zastosowa-
nia tej techniki moga by¢ urzgdzenia logiczne, ktére tworzone sa przez system operacyjny,
aby ukry¢ przed aplikacja szczegoly dzialania urzadzen fizycznych. Wirtualizacja uprasz-
cza ich obstuge sprowadzajac ja do korzystania z interfejsu znanego aplikacji uzytkownika.
W systemach rozproszonych wirtualizacja dostepu umozliwia realizacje przezroczystosci
dostepu [5,12].

e Wirtualizacje aplikacji (ang. application virtualization) - techniki programowe, ktore
pozwalaja uruchamia¢ te sama aplikacje na réznych platformach systemowych, pracu-
jacych pod kontrola réznych systeméw operacyjnych. Oprogramowanie realizujace ten
rodzaj wirtualizacji moze réwniez dokonywaé innych czynnosci wspierajacych prace apli-
kacji, takich jak restart, jezeli ulegly one awarii (ang. failure) lub réwnowazenie obciazenia
(ang. load balancing), aby zwigkszy¢ ich skalowalno$é. Przykladem jest maszyna wirtualna
jezyka Java.



e Wirtualizacja przetwarzania (ang. processing virtualization) - jest to rozwiazanie pro-
gramowo-sprzetowe, ktére ma na celu ukrycie przed procesami uzytkowymi lub systemem
operacyjnym fizycznej struktury platformy sprzetowej, na ktorej sa wykonywane. Tego
typu rozwiazania pozwalajg aplikacjom lub systemom operacyjnym postrzegaé¢ pojedyn-
czy komputer jako grupe systeméw komputerowych (Xen [18], 1BM vM/370 [2,4]) albo
przedstawiaja system wielokomputerowy jako pojedynczy komputer (Kerrighed [19], inne
rozwiazania typu SsI - Single Image System).

e Wirtualizacja magazynu danych (ang. storage virtualization) - zbiér rozwiazan sprze-
towych i programowych, ktére ukrywajg przed aplikacjami uzytkowymi szczegdly zwiazane
z przechowywaniem danych, takie jak miejsce ich magazynowania. Umozliwiajg réwnocze-
sny dostep do danych wielu uzytkownikom. Przyktadami takich rozwiazan sa rozproszone
systemy plikéw, jak NFs [5], GFS [16] OceanStore [20] i GlusterFs [21], rozwiazania typu
NAS (ang. network attached storage) lub SAN (ang. storage attached network).

e Wirtualizacja sieci komputerowej (ang. network virtualization) - techniki programo-
wo-sprzetowe umozliwiajace stworzenie aplikacjom uzytkownika obrazu sieci komputero-
wej, ktory rozni sie od jej fizycznej struktury.

e Zarzadzanie Srodowiskami wirtualnymi (ang. management of virtualized environ-
ments) - rozwiazania programowe pozwalajace zarzadza¢ wieloma systemami tak, jakby
byly one pojedynczym zasobem (SSI).

Oprogramowanie realizujace wirtualizacje w systemie komputerowym moze by¢ czescig sys-
temu operacyjnego, stanowi¢ warstwe posrednia (ang. middleware) lub by¢ czedcia aplikacji
uzytkownika.

Waznym zagadnieniem w systemach multikomputerowych oraz rozproszonych jest wirtuali-
zacja pamieci rozproszonej (ang. memory virtualization) [15,22-24]. Jest ona forma wirtualizacji
magazynu danych, ale swoim zakresem czesSciowo pokrywa sie z wirtualizacja dostepu i prze-
twarzania. Jej podstawowym zadaniem jest utworzenie wspodlnego zasobu z lokalnych pamieci
wezléw multikomputera lub systemu rozproszonego. Cel ten mozna zrealizowaé na wiele sposo-
béw. Pamieé w wezlach wielokomputera moze byé¢ uzyta jako urzadzenie wymiany (ang. swap
device) w implementacjach pamieci wirtualnej [25] lub jako zamiennik pamieci masowej [26].
Wirtualizacja pamieci moze tez mie¢ na celu stworzenie DSM, aby w systemach o rozproszonej
RAM mozna bylo stosowaé paradygmat programowania z uzyciem pamieci wspéldzielonej [9,13].
Moze réwniez ona dostarczaé aplikacjom uzytkowym abstrakcji pamieci w postaci rozproszonej
pamieci podrecznej [1,23] lub szybkiego tacza komunikacyjnego [15,23,24]. Wirtualizacja pamie-
ci multikomputera moze byé przeprowadzona na poziomie sprzetowym, systemu operacyjnego,
warstwy posredniej oprogramowania lub na poziomie aplikacji uzytkownika.

1.3. Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych

Skalowalne, rozproszone struktury danych (ang. SDDS - Scalable Distributed Data Structures)
sa metoda wirtualizacji rozproszonej pamieci multikomputera na poziomie aplikacji uzytkownika
[27]. Czesé wezldéw wielokomputera pelni role klientéw SDDS, a pozostale serweréw SDDs, ktére
przechowuja rekordy danych w swoich pamieciach operacyjnych. Kazdy klient SDDsS posiada
pewne parametry pliku, nazywane obrazem, ktére sg niezbedne do ustalenia adresu serwera
przechowujacego okreslony rekord. SDDS musza spelniaé trzy podstawowe zalozenia [14]:

1. Do adresowania danych nie moze by¢ uzywany zaden centralny katalog.



2. Obraz sDDs, jaki posiada klient moze ulec dezaktualizacji. Jego aktualizacja dokonywa-
na jest za pomoca komunikatéw korygujacych nazywanych 1AM (ang. Image Adjustment
Message).

3. Klient z niepoprawnym (przedawnionym) obrazem moze wystaé¢ zapytanie do niewlasciwe-
go serwera SDDS, ktéry musi w wypadku wystapienia takiego zdarzenia przestaé¢ klientowi
komunikat 1AM, a jego zadanie skierowaé¢ do wlasciwego serwera.

Dotychczas autorzy koncepcji opracowali trzy podstawowe architektury spDs:

e LH" - korzysta z haszowania liniowego [28] uogélnionego na $rodowiska z pamiecia rozpro-
szona [27],

e RP* - stosuje technike podzialéw zakreséw, znang z BT drzew, ktéra pozwala przechowy-
waé rekordy w spos6b uporzadkowany [14],

e SD-Rtree - uzywa adresowania wieloindeksowego do lokalizacji danych przestrzennych [29].

Dla wszystkich tych architektur istnieje pewien wspélny schemat, wedlug ktérego sa bu-
dowane. We wszystkich podstawows jednostka danych jest rekord, ktéry identyfikowany jest
na podstawie unikatowego klucza. Rekordy przechowywane sa przez serwery SDDS w wigkszych
strukturach nazywanych wiaderkami (ang. bucket). Wiaderka rezyduja zazwyczaj w pamieci
operacyjnej wezta, na ktérym uruchomiony jest serwer sDDS. Wszystkie wiaderka tworzg roz-
proszony plik danych. Klienci SDDS moga dodawad, aktualizowaé¢ lub usuwaé rekordy z wiaderek.
Jesli w trakcie wstawiania rekordéw do wiaderka ulegnie ono przepelnieniu, to wykonywany jest
jego podzial. W wyniku przeprowadzenia tej czynnosci powstaje nowe wiaderko, ktére przejmu-
je okoto potowy rekordéw zgromadzonych w przepetlnionym wiaderku. W ten sposéb nastepuje
powiekszenie rozproszonego pliku SDDs. Nie we wszystkich architekturach sbps wiaderko, ktére
ulegnie przepelnieniu podlega natychmiastowemu podzialowi. Przykladem takiej architektury
jest LH*. Posiada ona dodatkowy element, nazywany koordynatorem podzialow, ktéry wyznacza
kolejnosé wykonywania tej czynnosci i ktéry moze nakazaé innym wiaderkom przeprowadzenie
podziatu, zanim pozwoli podzieli¢ sie wiaderku przepelnionemu. Klienci postuguja sie swoim ob-
razem pliku SDDS, aby wyznaczy¢ w nim lokalizacje rekordow. Obraz ten staje sie nieaktualny
na skutek podzialéw wiaderek. Sposéb jego korekty opisano w zatozeniach 1 i 3 Skalowalnych,
Rozproszonych Struktur Danych. Wyjatkiem od tych regut jest struktura RP}, . W jej przypad-
ku wszelkie zapytania ze strony klienta sa wykonywane na drodze komunikacji wielopunktowej
(ang. multicast).

1.4. Cel i teza rozprawy

Spoéréd wymienionych w Podrozdziale 1.2 przyktadéw wirtualizacji na uwage zastuguje wir-
tualizacja przechowywania danych dotyczaca pamieci operacyjnej. Ta technika nazywana jest
krétko ,,wirtualizacja pamieci”. Nalezy zaznaczy¢, ze ten termin jest dwuznaczny. Dla systeméw
jedno lub wieloprocesorowych oznacza technike zarzadzania wspolna pamiecia, ktora polega
na podziale dostepnej RAM, tak, aby kazdy z proceséw uzytkownika moégt dysponowaé wlasna
przestrzenia adresowa. W przypadku systemow wielokomputerowych moze réwniez oznaczaé
agregacje rozproszonej pamieci operacyjnej, celem uzyskania jej spdjnego obrazu. Oba te za-
gadnienia opisane sg szerzej w Rozdziale 2.

Jedna z technik wirtualizacji pamieci opisanych w tym rozdziale sa Skalowalne, Rozproszone
Struktury Danych (ang. Scalable Distributed Data Structures). SDDS jest aplikacja wirtualizu-
jaca pamie¢ RAM multikomputera. W sDDS role ramek klasycznej pamieci wirtualnej spelniaja



wiaderka, natomiast rekordy sa odpowiednikami stron. O ile w przypadku klasycznej pamieci
wirtualnej MMU jest zarzadzane z poziomu systemu operacyjnego, to SDDS jest typowsa aplika-
cja, stanowiaca warstwe posredniczaca pomiedzy systemem operacyjnym, a klientami SDDS. Po-
wstaje pytanie, w jaki sposéb zarzadzanie wiaderkami i rekordami przenie$¢ na poziom systemu
operacyjnego (analogicznie jak zarzadzanie stronami i ramkami klasycznej pamieci wirtualnej)
i jaka bylaby wydajnosé takiego rozwigzania. Zastosowanie obecnie dostepnych implementacji
SDDS wymaga ingerencji w kod zZrédlowy aplikacji uzytkownika, ktore majg korzystaé z tego
rozwiazania. Teza badawcza pracy zaktada, ze mozna uniknaé tej niedogodnosci implementujac
czed¢ kliencka Skalowalnych, Rozproszonych Struktur Danych na poziomie systemu operacyjne-
go. W przypadku pewnych typéw aplikacji to rozwiazanie nie powinno wplywaé negatywnie na
wydajno$¢, a nawet mozliwy jest jej wzrost. Gléwna zaleta tego rozwiazania jest skalowalnosc.

Praca zawiera opis architektury takiego rozwiazania i analize jego efektywnosci. Badanie
wydajnosci wskazuje zakres zastosowania, czyli okresla zbiér aplikacji, dla ktérych korzysta-
nie z SDDS zaimplementowanych cze$ciowo na poziomie systemu operacyjnego jest optacalne.
Uzasadnieniu podjecia takich badan, doktadniejszemu przedstawieniu ich celu oraz postawionej
tezie jest poswiecony Rozdziat 3 rozprawy.

1.5. Podsumowanie

W rozdziale zostaly przedstawione podstawowe pojecia zwigzane z tematyka pracy oraz
zostala okredlona gléwna teza rozprawy i jej cel. Rozdzial drugi zawiera informacje na temat
aktualnego stanu badan dotyczacych dziedziny pracy. W rozdziale trzecim sformutowano szcze-
gélowo problem. W rozdziale czwartym przeprowadzono analize problemu i opisano architek-
ture rozwigzania. Kolejne dwa rozdzialy zawieraja odpowiednio opis implementacji rozwiazania
i jego ocene eksperymentalng. Ostatni rozdzial pracy zawiera wnioski, ktére sformutowano na
podstawie analizy zaproponowanego rozwiazania oraz wynikéw eksperymentéw.
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2. Wirtualizacja pamieci w systemach
multikomputerowych

W tym rozdziale zawarto opis wykorzystania techniki wirtualizacji w odniesieniu do zarza-
dzania pamiecia operacyjna w systemach wielokomputerowych. Wigkszo$¢ metod zwiazanych
z tym zagadnieniem opiera sie na rozwigzaniach, ktére zostaly opracowane na potrzeby syste-
moéw jednoprocesorowych. Podrozdziat 2.1 zawiera informacje na temat tych rozwigzan. Kolejny
Podrozdzial (2.2) traktuje o mozliwosciach zastosowania wirtualizacji do obstugi rozproszonej
pamigci operacyjnej multikomputeréw. Cele, dla ktérych zostaly zaprojektowane przedstawione
w tym podrozdziale rozwiazania moga by¢ rézne, jednak kazde z nich powinno spelniaé ta-
kie kryteria jak skalowalno$¢, wydajno$é¢ i odpornos$é na bledy, ktore sg istotne w systemach
wielokomputerowych. W podsumowaniu rozdzialu umieszczono poréwnanie, ktérego celem jest
wylonienie tego rozwigzania, ktére w najwiekszym stopniu spelnia wymagania stawiane przed
multikomputerami.

2.1. Pamie¢ wirtualna w systemach jednoprocesorowych

Wirtualizacja moze dotyczy¢ zaréwno podzialtu, jak i agregacji zasobéw [15]. Pierwsze podej-
Scie zostalo wykorzystane do opracowania koncepcji pamieci wirtualnej (ang. virtual memory)
w systemach jednoprocesorowych, na ktérej rowniez bazuje zarzadzanie pamiecig operacyjna
w systemach wielokomputerowych. Idea pamieci wirtualnej zaktada, ze proces moze by¢ podzie-
lony na fragmenty i tylko te z nich (tzw. zestaw rezydentny (ang. resident set)), ktére w danej
chwili sg niezbedne do kontynuowania wykonania procesu sa zaladowane do pamieci operacyj-
nej [2—4]. Efektywnos¢ takiego rozwiazania wynika z badan empirycznych, ktére doprowadzity
do sformulowania zasad lokalnoéci (ang. principles of locality):

e Zasada lokalnosci czasowej (ang. principle of temporal locality) - jesli podczas wyko-
nania procesu nastapilo w pewnej chwili odwolanie do pewnej lokacji w jego pamiegci, to
istnieje niezerowe prawdopodobienstwo, ze w najblizszym czasie od tej chwili to odwotanie
zostanie powtdrzone.

e Zasada lokalno$ci przestrzennej (ang. principle of spatial locality) - jesli podczas wy-
konania procesu nastapito odwotanie do pewnej lokacji w jego pamieci, to istnieje nieze-
rowe prawdopodobienstwo, ze kolejne odwotania bedg dotyczyty lokacji potozonych w jej
poblizu.

Podsumowujac - z obu zasad lokalno$ci wynika, ze odwolania do obszaru pamieci opera-
cyjnej przydzielonego wykonujacemu sie procesowi majg tendencje do grupowania. Realizacja
pamieci wirtualnej wymaga wsparcia ze strony systemu operacyjnego i sprzetu [3,4]. Jesli proces
odwola sie do fragmentu, ktérego nie ma w pamieci operacyjnej, to uaktywniana jest putapka
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(ang. trap), czyli przerwanie obstugujace sytuacje wyjatkowe. Procedura zwiazana z tym prze-
rwaniem jest czedcia systemu operacyjnego. Po rozpoczeciu dzialania sprawdza ona poprawnos$é
adresu wygenerowanego przez proces. Jedli ten adres jest bledny, to proces nie bedzie dalej
wykonywany. W przeciwnym przypadku procedura uzywa adresu do identyfikacji brakujacego
fragmentu procesu. Ten fragment jest nastepnie sprowadzany do pamieci operacyjnej i proces
jest wznawiany. Czynnos¢ sprowadzenia odpowiedniego fragmentu procesu do RAM obejmu-
je wyznaczenie dla niego wolnego obszaru pamieci, jesli taki istnieje lub wyznaczenie innego
fragmentu procesu, ktéry w danej chwili rezyduje w pamieci operacyjnej. Taki fragment jest
wycofywany z RAM do urzadzenia wymiany (ang. swap device), ktdre jest czesto zrealizowane
przy pomocy pamieci dyskowej, a w jego miejsce wprowadzany jest do pamieci operacyjnej bra-
kujacy fragment. Podstawowa trudnoscig w wyborze fragmentu do wymiany jest ustalenie, ktéry
z fragmentéw znajdujacych sie w danej chwili w RAM bedzie najmniej przydatny w przysztosci,
tzn. do ktérego z nich proces nie bedzie si¢ najdtuzej odwolywal. To zadanie realizuje system
operacyjny postugujac sie takimi algorytmami jak LRU (wymieniany jest najdluzej nieuzywany
fragment) lub FIFO (wymieniany jest fragment z zestawu rezydentnego, ktéry jako pierwszy
znalazl sie w pamieci operacyjnej). Trafno$é ocen generowanych przez te algorytmy jest jednym
z czynnikéw determinujacych efektywno$é pamieci wirtualnej. Ich niska skutecznos$é jest jedna
z przyczyn wystepowania zjawiska, ktére okre§lane jest mianem szamotania lub migotania (ang.
trashing), a ktére polega na intensywnej wymianie fragmentéw proceséw, prowadzacej do zaglto-
dzenia ich wykonania. System operacyjny musi takze utrzymywaé strukture danych, w ktorej
zawarte sg informacje o potozeniu wszystkich fragmentéw procesu zaréwno w pamieci opera-
cyjnej, jak i w urzadzeniu wymiany. Poniewaz przed wykonaniem programu nie mozna okresli¢,
w ktorym miejscu pamieci znajda sie jego poszczegdlne fragmenty, to proces musi generowaé
adresy logiczne nazywane wirtualnymi, ktore nastepnie sg dynamicznie przeliczane na adresy fi-
zyczne. Tego przeliczenia dokonuje jednostka zarzadzania pamiecia (ang. Memory Management
Unit - MMU) na podstawie informacji zawartych w wyzej wspomnianej strukturze danych. Do
zalet pamieci wirtualnej naleza:

o Zwiekszenie liczby proceséw, ktére réwnoczesénie rezyduja w pamieci operacyjnej. Wynika
to z braku koniecznoéci tadowania ich w calosci do RAM.

e Mozliwos¢ przydzielenia procesowi wiekszej ilosci pamieci niz jest fizycznie dostepne w sys-
temie komputerowym. Wynika to z oddzielenia adreséw fizycznych (fizycznej przestrzeni
adresowej) od adreséw wirtualnych (wirtualnej przestrzeni adresowej). Dzigki temu proces
moze by¢ nawet wiekszy od catkowitej pamieci fizycznej systemu komputerowego. W teo-
rii pamie¢ wirtualna procesu moze byé¢ nieskonczona, w praktyce ogranicza jg rozmiar
stosowanych w systemie adreséw, czyli szerokos¢ magistrali adresowe;j.

Koncepcja ta realizowana jest najczesciej w postaci jednego z trzech rozwigzan: stronicowania
na zadanie (ang. demand paging), segmentacji na zadanie lub stronicowanej segmentacji na
zadanie.

2.1.1. Stronicowanie na zadanie

Stronicowanie na zadanie bazuje na technice zarzadzania pamiecig nazywanej stronicowa-
niem. W stronicowaniu role fragmentéw procesu pelnia strony. Wszystkie strony proceséw maja
ten sam rozmiar wyrazony potega liczby dwa. Czesto stosowane sg strony o wielkosci 4 KiB
i 8 KiB!, ale spotykane sa réwniez rozwigzania, w ktérych zastosowano strony mniejsze lub
wieksze. Pamieé fizyczna komputera jest podzielona na obszary nazywane ramkami lub stro-
nami fizycznymi [2-4, 30], ktére odpowiadaja wielkoscig stronom. Réwniez noénik urzadzenia

!Oznaczenie przedrostkéw jednostek pamieci wedtug normy IEC 60027.
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wymiany podzielony jest logicznie na bloki o takiej samej wielkosci jak strony. Rozmieszcze-
nie stron w ramkach jest odwzorowane w tablic stron (ang. page table). Elementy tej tablicy
indeksowane sa numerami stron i zawieraja adres bazowy ramki, w ktérej znajduje sie strona
o danym numerze. Adres logiczny w stronicowaniu sklada si¢ z numeru strony (starsze bity)
i przesuniecia wzgledem poczatku tej strony (mlodsze bity). Translacje adresu logicznego na fi-
zyczny przeprowadza jednostka MMU, korzystajac z tablicy stron. Czynno$é ta sprowadza sie do
odczytania z tej tablicy adresu bazowego ramki i umieszczeniu go w adresie w miejscu numeru
strony. Oprécz informacji o fizycznym potozeniu strony w pamieci kazda pozycja tablicy stron
moze réwniez zawiera¢ informacje o tym jakie operacje sa mozliwe na zawartosci strony (np.
odczyt, zapis, wykonanie) i czy zawarto$é strony byla ostatnio modyfikowana. Pierwszy rodzaj
dodatkowych informacji pozwala na wprowadzenie ochrony zawartoéci stron oraz na optymali-
zacje polegajaca na umozliwieniu wspéldzielenia przez procesy stron, ktérych modyfikacja jest
zabroniona. Drugi rodzaj informacji réwniez powiazany jest z optymalizacja - je$li zawartosé
strony nie byla modyfikowana, to jej kopia istnieje w pamieci pomocniczej i nie trzeba jej kopio-
waé do urzadzenia wymiany. W zwyklym stronicowaniu [3,4] wszystkie strony procesu musza
zosta¢ umieszczone w ramkach pamieci operacyjnej, ale nie jest wazne w jakiej kolejnoéci ani
nawet, czy beda przylegaé¢ do siebie (tworzy¢ obszar ciagly w pamieci fizycznej). Jesli pojawi sie
koniecznos$¢ wprowadzenia do pamieci procesu o wyzszym priorytecie niz te, ktére znajduja sie
w niej obecnie, a nie bedzie wystarczajacej liczby wolnych ramek, by te czynnosé wykonaé, to
system operacyjny moze wycofa¢ w catosci do urzadzenia wymiany proces o niskim priorytecie,
a w jego miejsce umiesci¢ proces o wysokim priorytecie.

Stronicowanie na zadanie (ang. demand paging), ktére jest implementacja pamieci wirtual-
nej stanowi modyfikacje scenariusza zwyklego stronicowania. Kazdy z proceséw, ktéry ma byé
wykonany otrzymuje od systemu operacyjnego pewna pule wolnych ramek, do ktérych tadowane
sa strony w momencie, kiedy proces sie do nich odwota (ang. lazy loading). Jesli wyczerpia sie
wolne ramki, to system operacyjny moze zastosowaé¢ wymiane stron. Poniewaz rozmiar procesu
w stronicowaniu na zadanie moze by¢ wigkszy niz rozmiar pamieci operacyjnej, to tablica stron
staje sie struktura o znaczacej wielkoSci. Aby zmniejszy¢ zuzycie pamieci operacyjnej przez te
strukture opracowano szereg jej implementacji, takich jak wielopoziomowa tablica stron (ang.
multilevel page table) i odwrécona tablica stron (ang. inverted page table). W poréwnaniu ze
zwyklym stronicowaniem kazda pozycja tablicy stron moze przechowywaé wiecej informacji.
Dodatkowe informacje obejmuja: bit obecnosci informujacy o tym, czy dana strona jest zatado-
wana do pamieci operacyjnej, czy znajduje sie w urzadzeniu wymiany, informacje o potozeniu
strony w urzadzeniu wymiany lub odnos$nik do innej struktury danych, ktora taka informacje
zawiera, informacje wymagane do dzialania algorytméw wymiany, takie jak np. czas ostatnie-
go odwotania do strony. Do zjawisk niekorzystnych zwigzanych ze stronicowaniem na zadanie
nalezy zaliczy¢ migotanie i fragmentacje wewnetrzng. Zjawisko migotania w tej implementacji
pamieci wirtualnej moze by¢ spowodowane, oprécz matej skutecznosci algorytmu typowania
stron do wymiany, niedostateczna liczba ramek, ktoére procesowi przydzielit system operacyj-
ny. Fragmentacja wewnetrzna polega na przydziale procesowi obszaru pamieci, ktérego on ni-
gdy nie wykorzysta. W przypadku stronicowania jest to fragment strony, ktéry w najgorszym
przypadku moze obejmowaé jej calosé, oprécz jednego bajta (w ogélnym przypadku stowa).
7 punktu widzenia programistéw tworzacych aplikacje wielowatkowe wazna cecha stronicowa-
nia jest mozliwosé¢ wspéldzielenia stron przez procesy. Strony wspéldzielone (ang. shared pages)
mozna wykorzystaé nie tylko do wspomnianej wczesniej optymalizacji, ale réwniez jako srodek
komunikacji miedzy procesami, ktéry nazywany jest pamiecia dzielona (ang. shared memory).

13



2.1.2. Segmentacja na zadanie

W segmentacji [3,4] proces jest podzielony na fragmenty, ktére moga by¢ réznej wielkosci.
Podziatl ten powinien by¢ zalezny od wewnetrznej struktury procesu. Typowe rodzaje segmen-
téw obejmuja np. segment kodu, segment danych i segment stosu. Podobnie jak w przypadku
stronicowania rozmieszczenie segmentOw w pamieci operacyjnej zapisane jest w strukturze da-
nych nazywanej tablica segmentow. Kazda pozycja takiej tablicy zawiera informacje na temat
adresu bazowego segmentu w RAM oraz dlugosci tego segmentu. Numer segmentu jest indek-
sem pozycji w tablicy segmentéw. Adres logiczny (a w przypadku segmentacji na zadanie adres
wirtualny) sklada sie, podobnie jak w stronicowaniu, z numeru segmentu i przemieszczenia
wzgledem jego poczatku. Adres fizyczny powstaje poprzez zamiane numeru segmentu na jego
adres bazowy odczytany z tablicy. Jesli pamie¢ wirtualna jest realizowana przy pomocy segmen-
tacji, to kazda pozycja tablicy segmentéw powinna zosta¢ wyposazona w dodatkowe elementy
umozliwiajace przechowywanie informacji o stanie segmentu (obecno$¢ w pamieci operacyjnej,
modyfikacja zawartosci) oraz jego polozeniu w urzadzeniu wymiany (jesli segment tam sie znaj-
dzie). Segmentacja jest obarczona fragmentacja zewnetrzna. Ten rodzaj fragmentacji oznacza,
ze w pamieci operacyjnej powstaja wolne obszary, ktore nie moga by¢ wykorzystane. Poniewaz
segmenty moga by¢ przemieszczane w RAM, to fragmentacje zewnetrzna mozna zlikwidowaé po-
przez taka relokacje segmentéw, aby tworzyly one ciggly obszar w pamieci fizycznej. Segmenty
moga by¢ wspoldzielone przez procesy, co pozwala na zaoszczedzenie miejsca w pamieci opera-
cyjnej i na realizacje pamieci dzielonej. Zaleta segmentacji jest to, ze programista ma wptyw na
podzial procesu na segmenty. Dzieki temu moze on np. zapewni¢ dodatkows ochrone wybranym
strukturom danych. Jedli ta struktura moze zmieniaé¢ swdj rozmiar (jak np. lista), to rozmiar
segmentu, w ktérym jest ona umieszczona mozna odpowiednio do tych zmian dostosowac. Jed-
nakze, w przypadku segmentacji na zadanie ta cecha moze sie okazaé¢ wada, poniewaz utrudnia
zarzadzanie wymiang segmentow. Systemy operacyjne, w ktorych zastosowano segmentacje na
zadanie, moga zawiera¢ wywolania systemowe pozwalajace procesom wskazywac, ktére segmen-
ty nadaja sie¢ do wymiany, a ktére powinny pozosta¢ w RAM [31]. Przykladem takiego systemu
operacyjnego jest IBM 0S/2. Segmentacja na zadanie jest mniej wydajna niz stronicowanie na
zadanie, dlatego jest rzadziej stosowana [4].

2.1.3. Stronicowana segmentacja na zadanie

Stronicowana segmentacja na zadanie [3] jest polaczeniem technik segmentacji na zadanie
i stronicowania na zadanie. Proces jest dzielony na pewna liczbe segmentow, z ktorych kazdy
jest dzielony na strony. Adres wirtualny sktada sie z numeru segmentu i przemieszczenia we-
wnatrz segmentu, ktore z kolei jest podzielone na numer strony i przemieszczenie wewnatrz niej.
Z kazdym procesem jest skojarzona tablica segmentow i kilka tablic stron. Translacja adresu
wirtualnego na fizyczny obejmuje trzy etapy:

1. Z tablicy segmentéw odczytywany jest adres tablicy stron. Indeksem okreslajacym pozycje
w tablicy segmentow jest numer segmentu zawarty w adresie wirtualnym.

2. 7 tablicy stron odczytywany jest adres bazowy ramki, w ktérej strona sie znajduje. Jako
indeks elementu tablicy stron jest uzywany numer strony.

3. Numer segmentu i numer strony sg zastepowane w adresie wirtualnym przez adres bazowy
ramki. Otrzymany wynik to adres fizyczny.

Segmentacja stronicowana na zadanie jest efektywniejsza niz segmentacja na zadanie dzigki
temu, ze mozna do niej zastosowaé¢ algorytmy wymiany stosowane w stronicowaniu na zadanie.
Jest réwniez pozbawiona fragmentacji zewnetrznej. Pozwala takze lepiej dostosowaé ochroneg
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do struktury procesu, niz ma to miejsce w stronicowaniu na zadanie, a nawet zastosowaé nowe
mechanizmy ochrony, takie jak ochrona pierécieniowa (ang. ring protection). Do wad segmen-
tacji stronicowanej zalicza sie fragmentacje wewnetrzng (,,dziedziczona” po stronicowaniu) oraz
zlozony mechanizm translacji adreséow.

2.2. Wirtualizacja pamieci w systemach wielokomputerowych

Wirtualizacja pamigci operacyjnej w systemach wielokomputerowych polega na agregacji
pamieci lokalnych poszczegdlnych weztow celem uzyskania puli RAM, ktéra byltaby dostepna
dla kazdego systemu komputerowego wchodzacego w sktad multikomputera [15]. Rysunek 2.1
pokazuje mozliwe zastosowania wirtualizacji pamieci rozproszonej [22].

wirtualizacja
pamieci roz-
proszonej
wsparcie dla pa- implementacja wsparcie dla
migci operacyjnej TOZProszonej ustug zdalnych
pamieci dzielonej
(ang. DSM)
urzadzenia RAM dyski
wymiany
implementacje na implementacje implementacje
poziomie sprzetu na poziomie hybrydowe
oprogramowania (oprogramo-
wanie i sprzet)

Rysunek 2.1: Zastosowania wirtualizacji pamieci w systemach multikomputerowych

2.2.1. Wsparcie dla pamieci operacyjnej

Jednym z podstawowych zadan mechanizméw szeregujacych systeméw operacyjnych pracu-
jacych w klastrze jest dazenie do zréwnowazenia obciazenia procesoréw poszczegdlnych weztow
multikomputera. To dzialanie nie musi obejmowaé¢ optymalizacji wykorzystania pamieci opera-
cyjnej. Skutkiem tego czes¢ weztéw moze dysponowaé wigkszymi iloSciami nieuzywanej pamieci
(ang. idle), niz pozostale, gdzie moze tego zasobu brakowaé¢. Wirtualizacja pozwala na agregacje
tej wolnej pamieci i uczynienie z niej wspdélnego zasobu, z ktérego moga korzystaé wszystkie
wezty multikomputera wedtug potrzeb. W tym podrozdziale przedstawione sa sposoby realizacji
tej idei.

Urzadzenia wymiany

Rozmiary zbioréw danych roboczych (ang. data working sets) aplikacji uruchamianych w mul-
tikomputerze moga znacznie przekracza¢ ilos¢ dostepnej RAM pojedynczego wezta. Rozwiaza-
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niem tego problemu moze by¢ uzycie opisanej w Podrozdziale 2.1 pamieci wirtualnej, ale opdznie-
nia wynikajace z czasu transferu pamieé - dysk moga by¢ nieakceptowalne. W takim przypadku
jako urzadzenia wymiany mozna uzy¢ wolnej pamieci operacyjnej wybranych lub wszystkich we-
ztéw multikomputera. Wedltug [25] istnieje kilka mozliwosci skonstruowania takiego urzadzenia
wymiany:

e jako cze$é¢ programu uzytkownika - wymiana danych, niekoniecznie podzielonych na strony
bylyby zadaniem procesu uzytkownika, co pozwolitoby dostosowaé algorytmy wymiany
do wzorcéw zachowania aplikacji; to rozwigzanie wymaga dodatkowego nakladu pracy
od programisty tworzacego programy (brak wirtualizacji) lub odpowiedniego wsparcia ze
strony translatora,

e jako podprogramy przydzialu/zwalniania pamieci zapisane w bibliotece - to rozwiazanie
jest bardziej przeno$ne miedzy poszczegdlnymi platformami sprzetowymi, wymaga mniej
pracy ze strony programisty aplikacji, ale rowniez potrzebuje wsparcia ze strony systemu
operacyjnego w postaci odpowiednich wywolan systemowych pozwalajacych na zarzadza-
nie tablicg stron oraz odpowiednich procedur obstugi bledu strony,

e jako mechanizm wymiany w trybie uzytkownika - istnieja systemy operacyjne, takie jak
Mach, ktére pozwalaja aplikacjom uzytkownika samodzielnie przemieszczaé strony mie-
dzy RAM, a przestrzenia wymiany; to rozwiazanie nie daje si¢ zastosowaé w przypadku
wszystkich systemoéw operacyjnych,

e w postaci sterownika urzadzenia - mechanizm wymiany jest implementowany jako sterow-
nik dzialajacy w trybie jadra systemu, ale nie bedacy jego integralna czescia; rozwiazanie
nie wymaga modyfikacji aplikacji uzytkownika ani kodu jadra, jest tez bardziej przenosne
niz to, ktére zostanie zaprezentowane jako nastepne?,

e jako mechanizm wymiany bedacy integralna czedcia jadra systemu - to rozwiazanie moze
2

byé¢ bardzo wydajne, ale tez trudno przeno$nie miedzy réznymi architekturami=,
e jako rozwiazanie sprzetowe - to rozwigzanie moze okazacé sie najmniej przenosne sposrod
zaprezentowanych, ale tez najbardziej wydajne; polega na zastosowaniu sprzetowej jed-
nostki MMU, ktéra wycofywalaby strony pamieci nie na dysk, lecz do pamieci operacyjnej
innego wezta multikomputera; przyktadem takiego rozwiazania jest system SHRIMP.

Nalezy zauwazy¢, ze implementacje na poziomie systemu operacyjnego i sprzetu sa prze-
zroczyste dla programéw uzytkownika, co oznacza, ze nie jest wymagane przystosowanie ich
do dzialania z nowym urzadzeniem wymiany. Ponizej znajduje sie przeglad wybranych imple-
mentacji takich urzadzen wymiany. Sa to rozwiazania zrealizowane jako programowe sterowniki
dziatajace w trybie jadra systemu.

Model zdalnej pamieci (ang. The Remote Memory Model) zostal zaproponowany przez Do-
uglasa Comera i Jamesa Griffionena [32]. Model ten zaklada wykorzystanie dedykowanych we-
ztéw wielokomputera jako serweréw zdalnej pamieci (ang. remote memory servers). Stowo ,de-
dykowany” oznacza w tym kontekscie, ze komputery pelniace role takich serweréw nie pelnia
zadnej dodatkowej funkcji. Wezty bedace serwerami zdalnej pamieci powinny by¢ wyposazone
w pamieé operacyjna i dyskowa, ktérych rozmiary znacznie przewyzszaja pojemnos$é¢ podob-
nych urzadzen w maszynach klienckich, choé¢ mozliwe sa konfiguracje, w ktérych serwery pa-
mieci zdalnej sa maszynami bezdyskowymi. Proponowany model nie zawiera zadnych zalozen

2Te rozwigzania powinny w wiekszym stopniu tolerowaé btedy oraz byé¢ odpornymi na nieprawidtowe dane niz
implementacje dziatajace w trybie uzytkownika.
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co do architektury i oprogramowania weztoéw-klientéw, poza tym, ze musza posiadaé¢ potacze-
nie z serwerami pamieci zdalnej, zmodyfikowany system operacyjny pozwalajacy na wspdlprace
z takimi serwerami oraz, ze korzystaja z pamieci wirtualnej zaimplementowanej jako stronicowa-
nie na zadanie. Jako lgcze moze by¢ zastosowana sie¢ LAN. Cze$¢ weztéw multikomputera moze
dodatkowo by¢ wykorzystana jako serwery plikow. Rozwiazanie zaproponowane przez Comera
i Griffionena ma szereg zalet:

e Dodatkowa pamie¢ - klienci, ktérzy wspotdzielg pamieé¢ oferowang przez serwery zdal-
nej pamieci moga pozyskaé¢ dodatkowa wolng przestrzen dla aplikacji o duzych zbiorach
roboczych danych.

e Dowolnie duza pojemnosé pamieci - serwery pamieci zdalnej moga obstugiwaé¢ wielu
klientow korzystajac ze swojej pamieci operacyjnej. Jesli jej pojemnosé zostanie przekro-
czona na skutek zadan klientéw, to serwer moze zastosowaé¢ mechanizm pamieci wirtual-
nej celem obstuzenia tych zadan. Poniewaz serwery pamieci zdalnej moga wspotpracowacé
z wieloma dyskami i posiada¢ duza RAM, to zasoby pamieci jakie moga udostepnia¢ klien-
tom sa teoretycznie nieograniczone. Dodatkowo serwer pamicci zdalnej moze obstugiwaé
klientow heterogenicznych, bez wzgledu na stosowany przez nich rozmiar strony, czy inne
aspekty ich architektury/oprogramowania.

e Wspéldzielenie danych - serwer pamieci zdalnej stanowi scentralizowany magazyn da-
nych, co stwarza mozliwos¢ ich wspoéldzielenia miedzy klientami homogenicznymi. W naj-
prostszym przypadku wspoéldzielone dane moga by¢ przeznaczone tylko do odczytu. Moz-
liwe jest takze opracowanie mechanizméw wspdldzielenia pozwalajacych na realizacje ko-
munikacji miedzy procesami za pomoca pamieci dzielonej.

e Odcigzenie serwera plikéw - jako urzadzenie wymiany w systemie wielokomputero-
wym moze zostaé¢ uzyty serwer NFS [4,5,12]. Takie rozwiazanie powoduje jednak spadek
jego wydajnoéci jako serwera plikow, poniewaz zadania dostepu do plikéw, ktére najcze-
Sciej maja charakter sekwencyjny, przeplatane sa z bardzo czestymi zadaniami dostepu
do przestrzeni wymiany zorganizowanej na dysku, ktére maja charakter swobodny (ang.
random). Obstuga tych zadan wymaga czestego przestawiania glowicy dysku magnetycz-
nego, wplywajac tym samym negatywnie na czas realizacji zadan do ,,zwyklych” plikow,
dla ktérych czeste przestawienie glowicy jest niekorzystne. Zastosowanie osobnych serwe-
row pamigci zdalnej odciaza serwery plikow, poniewaz ruch zwigzany z wymiang stron nie
jest kierowany do nich. Ze wzgledu na to, ze strony pamieci klientéw sa przechowywane
glownie w RAM serweréw pamieci zdalnej, to czas dostepu do ich zawartosci jest niezalezny
od ich polozenia, chyba ze konieczne jest uzycie pamieci wirtualnej.

e Semantyka pamieci zdalnej - pamieé lokalna klientéw oraz zaséb pamieci dostarczany
przez serwer pamieci zdalnej powinny byé rozpatrywane catosciowo pod wzgledem podat-
noéci na btedy. Jesli ktorys z elementéw zawiedzie, caty system moze ulec awarii. W naj-
prostszym przypadku, rozpatrywanym przez autoréw modelu, serwer pamieci zdalnej nie
zwielokrotnia stron klienta, nie utrzymuje trwalych ich kopii ani nie posiada innych me-
chanizméw, ktére tagodzityby lub zapobiegaly skutkom jego awarii. Mozliwe jest jednakze
zastosowanie tych mechanizmoéw, jesli zasztaby taka koniecznosc.

Wada proponowanego rozwiazania jest brak skalowalno$ci RAM serwera pamieci zdalnej. Jej
rozmiar jest ograniczony do wielkosci pamieci wirtualnej tego serwera, co przy duzej liczbie
klientéw obcigzonych wieloma aplikacjami o duzych wymaganiach pamieciowych moze okazaé
sie gorszym rozwiazaniem od lokalnej pamieci wirtualnej. Wprawdzie w multikomputerze moze
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znajdowacé sie wiele weztow pelnigcych role serweréw pamieci zdalnej, ale pojedynczy klient jest
obstugiwany tylko przez jeden z tych serweréw i podlega jego ograniczeniom pamieciowym. Jest
to wiec typowa architektura klient-serwer. Autorzy modelu zaproponowali konfiguracje zawiera-
jac tancuch serweréw pamieci zdalnej, ktéra tagodzi skutki przepelnienia pamieci pojedynczego
serwera, ale nie eliminuje tego problemu catkowicie. W tej konfiguracji klient kontaktuje sie
z serwerem pamieci zdalnej, ktérego role pelni bezdyskowa stacja robocza, ktéra korzysta z in-
nego serwera pamieci zdalnej wyposazonego w dysk pelniacy role urzadzenia wymiany. Wpro-
wadzenie dwustopniowego serwera pamieci zdalnej wydtuza czas obstugi zadan pochodzacych
od klientéw. Warto rowniez zauwazy¢, ze autorzy modelu nie przedstawili metody wspétdzie-
lenia stron, ktére sg przeznaczone zaréwno do odczytu, jak i do zapisu przez wielu klientow.
Wskazali jedynie, ze taka mozliwosé istnieje. W prototypowej implementacji modelu pamieci
zdalnej komunikacja miedzy klientami i serwerami pamieci zdalnej odbywa sie przy pomocy
dwoéch protokoléw: XpP (ang. Xinu Paging Protocol) oraz NAFP (ang. Negative Acknowledge-
ment Fragmentation Protocol), przy czym XPP jest protokolem wyzszej warstwy bezposrednio
osadzonym na protokole NAFP, ktéry jest z kolei osadzony na protokole UDP/1P. XPP obstuguje
cztery rodzaje komunikatéw: pobranie strony pamieci (ang. page fetch request), przechowanie
strony pamieci (ang. page store request), tworzenie procesu (ang. create request), zakoriczenie
procesu (ang. terminate request). Dwa ostatnie stuza serwerowi pamieci zdalnej do zarzadza-
nia jego pamiecia operacyjna. Komunikaty pobierania/przechowywania moga przenosié¢ strony
o réznych rozmiarach tym samym umozliwiajac serwerowi pamieci zdalnej obstuge klientow he-
terogenicznych. Aby zapewnié niezawodno$¢ i prawidlowy porzadek transmisji (ang. in-order)
XPP stosuje numerowanie sekwencyjne komunikatéw (kazdy komunikat oprécz swego numeru
sekwencyjnego zawiera réwniez numer sekwencyjny poprzednika), potwierdzenia (ang. acknow-
ledgement), pomiar uplywu czasu (ang. timeouts) i retransmisje zagubionych pakietéw. NAFP
obstuguje fragmentacje pakietéw XPP. Dzieli je na mniejsze, nie przekraczajace rozmiaru MTU
(ang. Maximal Transmission Unit) sieci przez ktéra dokonywana jest transmisja danych. Po-
dobnie jak XPP stosuje sekwencyjnag numeracje pakietéw, ale dotyczy to tylko biezacej grupy
pakietow i zamiast potwierdzania odbioru kazdego z nich przez druga strone transmisji stosuje
negatywne potwierdzenia, tzn. potwierdzenie wysytane jest nadawcy tylko wtedy, gdy pakiet
zostal zagubiony i zostalo to odkryte przez odbiorce. Serwer pamieci zdalnej uzywa tablicy
haszujacej i algorytmu podwdéjnego haszowania [33] do lokalizacji stron klientéw w jego pa-
mieci operacyjnej. Kazda aktywna pozycja tej tablicy zawiera informacje o tylko jednej stronie
klienta, w sktad ktérych wchodzi identyfikator strony i lista lub zakres blokéw pamieci, ktére
przechowuja te strone. Dana wejsciowa dla algorytmu podwdjnego haszowania jest uporzadko-
wana tréjka danych przesylana przez klienta, ktéra zawiera unikatowy identyfikator klienta,
identyfikator procesu oraz identyfikator strony. Alokacja blokéw pamieci odbywa sie w chwili
otrzymania przez serwer zgdania przechowania strony od klienta. Serwer oprécz wspomnianej
tablicy haszujacej dla danych utrzymuje réwniez druga tablice haszujaca dla procesow. Kiedy
klient tworzy nowy proces, to powiadamia o tym serwer pamieci zdalnej wysytajac odpowiedni
komunikat xPP. Odebranie tego komunikatu powoduje, ze serwer dodaje do tablicy proceséow
nowg pozycje dla nowo utworzonego procesu. Kiedy proces ten wysyla zadania przechowania
stron, to czas przybycia kazdej z nich jest zapamietywany wraz z jej zawartoscig w tablicy da-
nych jako znacznik czasowy (ang. timestamp). Kiedy serwer otrzyma informacje o zakoniczeniu
procesu, to réwniez odnotowuje jej czas przybycia i zapamietuje go w tablicy proceséw, tym
samym uniewazniajac (ang. invalidate) wszystkie strony procesu, ale nie zwalniajac przydzielo-
nych im blokéw pamieci. Zwolnienie pamieci nastepuje w trybie leniwej dealokacji, kiedy serwer
odnajdzie uniewazniona strone w wyniku wystapienia kolizji w haszowaniu lub w ramach odzy-
skiwania nieuzytkéw (ang. garbage collection), ktére jest wykonywane przez watek dzialajacy
w tle. Oprogramowanie serwera pamieci zdalnej uruchamiane jest w przestrzeni uzytkownika.
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Serwery Pamieci dla Multikomputerow sg implementacja modelu serweréw zdalnej pamieci
opracowang dla systemu wielokomputerowego Intel iPSC/860 [34]. Autorzy tej implementacji
zaproponowali pewne modyfikacje oryginalnej koncepcji Griffionena i Comera, ktére jednak nie
zostaly w niej w calosci zrealizowane. Serwery pamieci zdalnej sa w tym rozwigzaniu traktowa-
ne jako warstwa mieszczaca sie miedzy RAM wezléw, a urzadzeniami wymiany (dyskami). Ta
warstwa pelni role pamieci podrecznej dla stron proceséw uzytkownikéw. Proponowane zmiany
obejmuja sposéb wyboru wezléw pelniacych role serweréw pamieci oraz realizacje wsparcia dla
pamieci dzielonej, nazywanej przez autoréw wirtualng pamiecia wspétdzielona. W opisywanym
rozwigzaniu wezly multikomputera zostaly podzielone na dwa roztaczne zbiory - wezly oblicze-
niowe i serwery pamieci. Podzial dynamiczny mégltby by¢ dokonywany przez system operacyjny
na podstawie informacji dostarczanych przez uzytkownika o zapotrzebowaniu uruchamianych
aplikacji na zasoby lub o potrzebnych weztach obliczeniowych. Dzieki takiemu podejsciu serwe-
ry pamieci stalyby sie skalowalne. Wsparcie dla pamieci dzielonej polegaloby na interpretacji
przez klientéw i serwery pamieci atrybutéw nadawanych stronom dzielonym przez podsystem
rozproszonej pamieci dzielonej i na przypisaniu im priorytetéow, ktére decydowalyby o kolej-
nosci pozyskiwania stron przez klienta z serweréw pamieci. Wyrdzniono cztery rodzaje takich
atrybutéw:

e niedostepna (ang. no-access),

e oryginal do odczytu (ang. read-owner) - strona tylko do odczytu, ktérej wlascicielem
jest biezacy procesor,

e kopia do odczytu (ang. read-copy) - strona tylko do odczytu, ktérej wlascicielem nie
jest biezacy procesor,

e do zapisu (ang. writable) - wlascicielem strony jest biezacy procesor i jej zawarto$¢ moze
by¢ zaréwno odczytywana, jak i zapisywana.

Istniejaca implementacja nie obejmuje opisanych wyzej propozycji. Sktada si¢ ona z klienta
zrealizowanego na poziomie systemu operacyjnego oraz serwera pracujacego w trybie uzytkow-
nika. Serwer stosuje tablice haszujace do zarzadzania stronami klienta znajdujacymi sie w jego
pamieci. Do zalet proponowanego rozwiazania nalezy zaliczy¢ préby uczynienia serweréw pa-
mieci skalowalnymi i realizacji wsparcia dla pamieci dzielonej. Przedstawiony w artykule [34]
prototyp nie zawiera zadnego z tych rozwigzan. Nie posiada réwniez mechanizmoéw tolerowania
bledow, ale zwicksza szybkosé dziatania pamieci wirtualnej.

Remote Memory Pager (RMP) jest wirtualnym urzadzeniem wymiany, ktére wykorzystuje
dostepna RAM weztéw multikomputera jako przestrzen wymiany i posiada mechanizmy zapew-
niajace tolerowanie bledéw [35]. Klient RMP jest zaimplementowany jako proces systemu ope-
racyjnego. Nie jest on jednak czescia jadra, a oprogramowaniem systemowym uruchomionym
w trybie uzytkownika. Kazdy wezel multikomputera moze by¢ zaréwno klientem, jak i serwerem
RMP. Pojedynczy wezel-serwer moze obstugiwaé¢ wielu klientow. Dla kazdego z nich uruchamiana
jest nowa instancja procesu serwera. Jesli na wezle, na ktérym pracuje serwer zostanie urucho-
miona aplikacja o duzym zbiorze roboczym (ang. working set) [3,4], to proces serwera powiada-
mia klienta, ze ilos¢ dostepnej RAM przeznaczonej na przestrzen wymiany ulegta zmniejszeniu.
Jedli nowy rozmiar przestrzeni wymiany nie spelnia potrzeb klienta, to moze on znalezé inny
serwer, o wiekszej pojemnosci lub podjaé¢ decyzje o uzyciu lokalnego dysku do zorganizowania
przestrzeni wymiany. RMP moze realizowaé jeden z trzech scenariuszy tolerowania bleddw:

e odzwierciedlanie (ang. mirroring) - jest najprostsza forma nadmiarowosci - czes$é ser-
weréw RMP jest przeznaczona do przechowywania kopii stron umieszczonych w innych

19



serwerach; jesli zostanie wykryta awaria serwera podstawowego, to jego role natychmiast
moze przejaé serwer zapasowy; wadg rozwigzania jest duze zuzycie dostepnej pamieci roz-
proszonej,

e parzystosé (ang. parity) - strony sa dzielone na grupy; dla wszystkich stron nalezacych
do grupy wyliczana jest za pomoca operatora XOR strona zawierajaca bity parzystosci;
jesli nastapi odwolanie do strony przechowywanej na serwerze, ktéry ulegt awarii, to moz-
na ja odtworzy¢ ponawiajac operacje XOR na wszystkich pozostatych stronach nalezacych
do grupy i na stronie z bitami parzystosci; wada tego rozwigzania jest koniecznos¢ dodat-
kowego przesylania stron do serwera parzystosci (klient — serwer — serwer parzystosci);
schemat ten nie zabezpiecza przed jednoczesna awarig wiecej niz jednego serwera oraz
bledami, ktére nie sa wykrywane przez kontrole parzystosci,

e rejestrowanie parzystosci (ang. parity logging) - strona z bitami parzystosci jest wy-
liczana przez klienta i wysylana do jednego z serweréw parzystosci (serwer RMP, ktory
przechowuje strony z bitami parzystosci); zwykle strony sa wysylane przez klienta do
serwer6w RMP wyznaczanych metoda rotacyjna (ang. round robin policy); w ten sposob
tworzone sg nowe grupy parzystosci; jesli strona, ktéra byla juz uzywana ponownie zosta-
nie wystana do serwera RMP, to bedzie zaliczata sie do nowej grupy; jesli wszystkie strony
nalezace do grupy parzystosci znajda sie w nowej grupie, to serwery RMP beda mogtly
zwolni¢ pamieé przeznaczong na ich poprzednie wersje.

Remote Memory Pager zawiera wydajne mechanizmy zapewniajace tolerowanie bleddw, ale
moze réwniez pracowaé w trybie, w ktorym nie sa one uzywane. RMP zwigksza szybkosé dzialania
pamieci wirtualnej, ale nie oferuje zadnego rozwiazania zapewniajacego skalowalnosé serwerow.
W przypadku przekroczenia pojemnoéci serwera klient moze jedynie migrowaé¢ swoje strony do
innego serwera RMP lub na lokalny dysk.

Nswap jest pseudourzadzeniem blokowym, ktore shuzy jako urzadzenie wymiany dla syste-
mu Linux 2.4 i jest podobne w dzialaniu do RMP [36]. W przeciwienistwie do RMP, nie zawiera
zadnego mechanizmu gwarantujacego tolerowanie btedéw. Jednym z zalozen Nswap jest to, ze
kazdy wezet multikomputera moze by¢ klientem lub serwerem, ale nie jednoczesnie. Rola ja-
ka pelni w danej chwili wezet zalezy od ilosci biezaco dostepnej wolnej pamieci operacyjnej.
Klient Nswap jest zaimplementowany jako modutl jadra systemu i moze zostaé¢ zatadowany lub
usuniety z systemu w czasie jego dzialania. Aby jednak jadro moglo wspdlpracowaé z Nswap
musi zostaé wczesniej odpowiednio zmodyfikowane. Modyfikacja ta obejmuje wyeksportowanie
jednego z symboli jadra dla modultéw, skompilowanie kodu zZrédlowego i ponowne uruchomienie
systemu po dokonaniu zmiany. Klient korzysta z dwéch struktur danych, tablicy ,IP Table”
i zdublowanego odwzorowania wymiany (ang. shadow swap map), aby zarzadzaé¢ zdalna wy-
miang stron. Zdublowane odwzorowanie wymiany zawiera 16-bitowe pozycje dla kazdej z wy-
mienianych stron. Kazda pozycja (ang. swap slot) zawiera identyfikator serwera, na ktérym si¢
znajduje wymieniona strona, liczbe przeskokéw (ang. hop_count), ktéra ogranicza liczbe migracji
jakim moze podlegaé strona oraz zapobiega sytuacjom hazardowym podczas migracji, znacznik
czasowy (ang. time_stamp) pozwalajacy zidentyfikowaé strony, ktére nie sa juz uzywane i bit
zajetosci (ang. in_use bit), pozwalajacy synchronizowaé operacje wspéibiezne dotyczace zawar-
tosci pozycji odwzorowania. Tablica ,IP Table” zawiera informacje na temat stanu poszczegol-
nych serweréw Nswap. Kazda pozycja tablicy ,,IP Table” zawiera adres serwera, ilo$¢ pamieci
udostepnianej przez ten serwer oraz deskryptor gniazda sieciowego (ang. socket) stuzacego do
polaczenia z tym serwerem. Informacja o ilosci udostepnianej pamieci jest wysyltana przez serwer
klientom poprzez rozglaszanie (ang. broadcasting) z uzyciem protokotu UDP. Poniewaz protokél
ten nie gwarantuje niezawodnosci dostarczenia informacji, to dane o dostepnosci pamieci na
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poszczegblnych weztach zapisanych w ,IP Table” nie musza odzwierciedlaé¢ poprawnie stanu
rzeczywistego. Serwer Nswap, podobnie jak klient, zostal zaimplementowany w postaci modutu
jadra. Do jego zadan nalezy zarzadzanie pula pamieci, ktéra jest przeznaczona na przestrzen
wymiany. Serwer monitoruje system zarzadzania pamiecia wezla, na ktérym jest uruchomiony
i jesli wykryje zwigkszenie obciagzenia pamieci, to zmniejsza przestrzen wymiany i powiadamia
o tym klientéw. Jesli nowa ilo$é¢ pamieci nie wystarcza na potrzeby klienta, ktéry uzywa serwera,
to moze on podjaé¢ decyzje o migracji swoich stron do innego serwera lub uzyciu lokalnego dys-
ku jako przestrzeni wymiany. Klient, ktory zada przestania strony wysyta do serwera metadane
dotyczace tej strony, ktére obejmuja: identyfikator klienta, numer pozycji (ang. slot_number),
liczbe przeskokéw (ang. hop_count) oraz znacznik czasu (ang. time_stamp). Podczas czynnosci
odzyskiwania nieuzytkow serwer ustala na podstawie znacznika czasu, ktére strony moga zo-
sta¢ usuniete. Te strony moga by¢é réwniez porzucone (ang. drop) podczas migracji do innego
serwera. Komunikacja miedzy klientami i serwerami dotyczaca wymiany stron przeprowadzana
jest za pomoca dedykowanego protokotu, ktéry moze byé osadzony na protokole TCP /1P lub
UDP/1P. Protokél ten wyrdznia pieé rodzajéw komunikatéw. Komunikat typu PUTPAGE stuzy
do umieszczenia strony w serwerze Nswap. Jego dopelnieniem jest komunikat GETPAGE pozwa-
lajacy pobraé strone z serwera. Komunikat typu PUNTPAGE stuzy do wystania zadania migracji
stron przez serwer do innego serwera. Komunikat UPDATE pozwala serwerowi powiadomi¢ klien-
téw o zmianie lokalizacji ich stron, ktéra nastapita po przeprowadzeniu migracji. Komunikaty
INVALIDATE stuzg klientowi do powiadomienia serwera przechowujacego przed migracjg jego
strony, ze moze usunac ich kopie. Opisane urzadzenie wymiany jest szybsze od dysku, ale tylko
wtedy, gdy obciazenie systemu nie jest duze i kiedy podstawowym protokotem komunikacji mie-
dzy klientami i serwerami jest UDP/1P. W innych warunkach lokalny dysk jest bardziej wydajny.
Poniewaz serwer Nswap jest oprogramowaniem pracujacym na poziomie jadra systemu opera-
cyjnego, to na 32-bitowych platformach klasy PC moze nastapi¢ spadek jego wydajnosci, jesli na
przestrzen wymiany przydzieli wiecej niz 1 GiB RAM. Wynika to ze sposobu zarzadzania przez
system Linux wirtualng przestrzenia adresowa na tego typu platformach - strony pamieci lezace
powyzej 1 GiB pamieci wirtualnej przeznaczone sa na potrzeby aplikacji uzytkownika i nie sg
automatycznie odwzorowywane w przestrzeni adresowej jadra. Nie mozna réwniez odwzorowaé
wszystkich tych stron réwnoczesnie w przestrzeni jadra [37]. Bledy w pracy modulu serwera,
ktorych przyczyng moze by¢ np. odebranie przez modut serwera zle skonstruowanego pakietu,
moga doprowadzi¢ do destabilizacji pracy calego wezta. Dodatkowo takie btedy sg trudne do
usuniecia, gdyz mechanizmy debugowania domyslnie dostepne na poziomie jadra systemu Linux
moga okazaé sie niewystarczajace do lokalizacji usterki powodujacej wystapienie tego btedu.
Distributed Anemone (DA) [38] jest wirtualnym urzadzeniem blokowym zoptymalizowanym
na potrzeby przestrzeni wymiany stron i przeznaczonym dla systemu Linux. Wedlug autoréw
moze ono by¢ réwniez wykorzystane jako RAM dysk, cho¢ ta mozliwosé nie zostata przez nich
sprawdzona. Komponenty DA, podobnie jak w przypadku Nswap, zostaly zaimplementowane
jako oprogramowanie dzialajace w trybie jadra systemu operacyjnego. Jedyny z elementow
odrézniajacych to rozwigzanie od Nswap jest uzycie dedykowanego protokotu do komunikacji
miedzy serwerami i klientami DA o nazwie RMAP (ang. Remote Memory Access Protocol). Jest to
niskopoziomowy protokél, ktéry korzysta wylacznie z ramek sieci Ethernet i adreséw fizycznych
wezléw komputera (MAC). Ogranicza to zastosowanie DA do multikomputeréw sktadajacych
sie z wezléw nalezacych do jednej sieci, ale zwieksza szybko$é¢ dzialania Distributed Anemo-
ne. RMAP posiada mechanizmy zapewniajace niezawodne dostarczanie pakietéw (ang. Reliable
Packet Delivery), kontrole przepltywu (ang. Flow-Control), fragmentacje i skladanie pakietéw
(ang. Fragmentation and Reassembly). Oprocz komunikatéw dotyczacych bezposrednio wymia-
ny stron RMAP wykorzystywany jest rowniez do przesylania informacji zwiazanych z zarzadze-
niem struktura DA. Wraz z komunikatami zawierajacymi zadania odnosnie stron przesytane sa
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réwniez (ang. piggyback) dane o dostepnej przestrzeni wymiany, ktéra dysponuja serwery. Do-
datkowo zaréwno klienci, jak i serwery co 10 sekund wysylaja komunikaty o swojej dostepnosci.
To pozwala klientom na odkrycie nowych serweréw DA w sieci oraz wykluczenie okre$lonego
serwera lub grupy serweréw. Serwery wykorzystuja te informacje do usuwania danych naleza-
cych do klientéow, ktérzy zakonczyli swe dziatanie. Podobnie jak w Nswap klienci i serwery sa
zaimplementowani jako moduly jadra. W przypadku DA nie sa wymagane zadne modyfikacje
jadra Linuksa, aby mozliwa byta wspdlpraca z tymi modutami. Kazdy wezel multikompute-
ra moze dynamicznie zmienia¢ swoja role i w zaleznosci od zapotrzebowania by¢ klientem lub
serwerem DA. Modul klienta jest widoczny dla reszty systemu jako kolejne urzadzenie wymia-
ny, ktére jest obstugiwane za pomoca tych samych wywotan systemowych, co inne urzadzenia
blokowe [39-41]. W przeciwienistwie do fizycznych urzadzen dyskowych DA nie wymaga szere-
gowania zadan, co dodatkowo skraca czas ich przetwarzania. Klient DA utrzymuje réwniez liste
serwerow DA, ktore przechowuja jego strony. Jesli ktory$ z uzywanych przez niego serwerdw
zglosi brak wolnego miejsca w pamieci na nowe strony klient moze, bazujac na informacjach,
ktére otrzymal wczesniej, wybra¢ inny serwer. W ten sposéb strony klienta moga by¢ przecho-
wywane na kilku serwerach, co zapewnia skalowalno$é¢ rozwiazania. Informacje o serwerach ze
stronami przechowywane sg przez klienta w tablicy haszujacej stosujacej metode tancuchowa
do rozwiazywania kolizji [33]. Ten spos6b adresowania serweréw powoduje dodatkowe zuzycie
pamieci po stronie klienta i jego efektywnos¢ spada wraz ze zwiekszajaca sie liczbg uzywanych
serwer6ow. Mechanizm adresowania zostal zmieniony w nowej wersji DA nazwanej MemX [42].
Nowa wersja wykorzystuje drzewa pozycyjne (ang. radiz tree). MemX zawiera réwniez mody-
fikacje, ktére pozwalaja mu na wspolprace z maszyng wirtualng Xen. Prawidlowe wylaczenie
serwera, DA nie powoduje zalamania systeméw obstugiwanych weztéw klienckich, ale DA nie po-
siada mechanizmoéw, ktére zapobiegaja skutkom awarii weztéw lub sieci. Implementacja serwera
jako oprogramowania pracujacego w trybie jadra systemu moze powodowaé te same problemy,
ktére byly wymienione w opisie Nswap.

Innym urzadzeniem wymiany dostepnym dla systemu Linux jest HPBD (ang. High Perfor-
mance Block Device) [43]. Serwery pamieci w tym rozwiazaniu pracuja w przestrzeni uzytkow-
nika, natomiast oprogramowanie klienckie jest modutem jadra tworzacym wirtualne urzadzenie
blokowe. HPBD zostalo zaprojektowane w celu zbadania wydajno$ci wymiany stron przy uzy-
ciu sieci InfiniBand [10]. Implementujac je wykorzystano mechanizm bezposredniego dostepu
do zdalnej pamieci RAM oferowany przez te sie¢. Zgodnie z oczekiwaniami tworcéw urzadzenie
jest szybsze niz rozwiazania korzystajace z sieci Gigabit Ethernet, a nawet szybsze od urzadzen
komunikujacych sie przez sie¢ InfiniBand, ale z uzyciem stosu TCP/Ip.

RAM dyski

Dyski RAM (ang. RAM disks) okreslane réwniez w literaturze polskiej RAM dyskami (za-
pozyczenie z jezyka angielskiego) sa wirtualnymi urzadzeniami blokowymi, ktére dostepne sa
aplikacjom uzytkownika w ten sam sposéb, co urzadzenia fizyczne, na ktorych zostat osadzo-
ny system plikéw. RAM dysk jest rozwiazaniem stosowanym w systemach jednoprocesorowych,
najczeéciej celem przyspieszenia operacji wykonywanych na plikach. Podobna role pelni ono
w wielokomputerach, gdzie moze by¢ zbudowane nie tylko w oparciu o dostepna pamieé¢ poje-
dynczego wezla, ale takze w oparciu o wolna pamieé¢ rozproszong calego systemu.

Przyktadem takiego wykorzystania nieuzywanej, rozproszonej pamieci jest The Network
RamDisk (NRD) przeznaczony dla systeméw operacyjnych Digital Unix i Linux [26]. Rozwiaza-
nie to sktada sie z pojedynczego wezlta, ktory jest klientem i kilku serweréw, ktére go obstuguja.
Klient jest modutem jadra systemu operacyjnego, ktéry widoczny jest dla aplikacji uzytkownika
jako wirtualne urzadzenie blokowe. Utrzymuje on tablice, ktéra odwzorowuje adres bloku na
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serwer, w ktorym ten blok jest przechowywany. Serwer jest oprogramowaniem dziatajacym na
poziomie uzytkownika. Wezly, na ktérych pracuja serwery i klient, sa réwnoprawne. Oznacza
to, ze moga one wykonywaé inne aplikacje uzytkownika oprocz oprogramowania NRD. W takim
przypadku serwery NRD musza rywalizowaé o pamieé¢ operacyjna z innymi procesami i w wyni-
ku tej rywalizacji moga by¢ zmuszone do zwolnienia czesci jej obszaru przeznaczonego na bloki
dyskowe. Jesli dojdzie do takiej okolicznosci, to serwer moze powiadomié¢ klienta o zaistnialej
sytuacji, a ten moze podja¢ decyzje o migracji blokéw dyskowych na inny serwer. W NRD za-
stosowano rowniez schematy tolerowania bledéw znane z RMP. Okazalo sie, ze rejestrowanie
parzystoéci, ktore sprawdzalo sie w przypadku urzadzen wymiany, powoduje spadek wydaj-
nosci sieciowego RAM dysku ponizej akceptowalnego poziomu. Spowodowane jest to mniejsza
granulacja danych, ktére w przypadku urzadzenia blokowego sa przesylane w grupach (blo-
kach) po maksymalnie osiem sektoréw. Pojedynczy sektor w badanych systemach ma rozmiar
512 lub 1024 bajtéw. Taki podzial powoduje dodatkowy ruch w sieci przy stosowaniu rejestra-
cji parzystosci. Autorzy zaproponowali wiec inny schemat, ktéry nazwali podreczna pamiecia
parzystosci (ang. parity cache). Polega on na tym, ze klient utrzymuje po jednym buforze dla
kazdego z serwerdéw, z ktérymi wspolpracuje (serwer zapamietujacy bloki parzystosci réwniez
jest uwzgledniony). Kazdy z tych buforéw moze zapamietaé okre$lona liczbe blokéw. Dopiero
w momencie, kiedy wszystkie zostana zapelnione klient tworzy z nich grupy parzystoéci i dla
kazdej grupy liczby bloki parzystosci. Nastepnie wszystkie bloki (danych i parzystosci) sa wysy-
tane do przydzielonych im serweréw. W tym schemacie pojawia sie¢ trudno$é¢ aktualizacji blokow
parzystoéci w przypadku, kiedy zostanie zmieniona zawartos¢ ktéregos z blokéw danych, ktére
wchodza w sktad okreslonych grup parzysto$ci. Rozwiazaniem jest wprowadzenie adaptatyw-
nej polityki podrecznej pamieci parzystosci (ang. adaptive parity caching policy). Jej podstawa
jest obserwacja, ze zgodnie z zasada lokalnosSci przestrzennej aplikacje uzytkownika korzystaja
z blokéw danych, ktére sa do siebie przylegle, tzn. posiadaja kolejne adresy. Taki cigg sekwen-
cyjnych odwolan (ang. references) do blokéw nazywany jest strumieniem danych (ang. data
stream). Bloki nalezace do okreslonego strumienia najczesciej naleza takze do tego samego pli-
ku i jest na nich wykonywana ta sama operacja (odczyt lub zapis). Grupy parzystosci moga wiec
by¢ tworzone na bazie strumieni danych zwigzanych z modyfikacja blokow. W systemach wie-
lozadaniowych kazda z uruchomionych aplikacji moze tworzy¢ wlasny strumien danych, ktory
moze przeplataé sie ze strumieniami innych wykonywanych programéw. Klient NRD utrzymu-
je kilka pamieci podrecznych, w ktérych umieszcza bloki na podstawie ich przynaleznosci od
okre$lonego strumienia. Jesli nie pasuja one do zadnego z zapamigtanych czesciowo strumieni,
to trafiaja do pamieci podrecznej oznaczonej jako ,V” (od angielskiego stowa vicTiM). Jezeli
dojdzie do zapelnienia przynajmniej jednej pamieci podrecznej, to umieszczone w niej bloki sa
traktowane jako grupa i jest dla nich liczony blok parzystosci, a nastepnie kazdy z blokéw jest
przesytany do odpowiedniego serwera. To postepowanie moze jednak prowadzi¢ do sytuaciji,
w ktérej czesé pamieci podrecznych bedzie zawierala mniej blokéw niz jest potrzebne do ich
wypelnienia, a nowe bloki nalezace do zwigzanych z nimi strumieni nie beda naplywaé. Aby
jej uniknaé, kazda pamieé podreczna, ktéra nie zostanie wypelniona w czasie potrzebnym do
dwukrotnego opréznienia pamieci ,,V”, uzupelniana jest blokami zawierajacymi zera. Pamieé
V" moze byé¢ zapelniana wolno, ale ten proces zawsze sie konczy. Adaptatywna polityka pod-
recznej pamieci parzystosci zmniejsza obcigzenie sieci, a jednoczeénie jest rownie efektywna jak
rozwigzania z RMP, ktore zastapita. NRD jest wirtualnym urzadzeniem magazynujacym dane,
ktore moze wspdlpracowaé z wieloma systemami plikow. Jest rozwigzaniem bardziej ogélnym
niz urzadzenia wymiany i bardziej wydajnym niz dyski magnetyczne. Pozwala réwniez korzystaé
z kilku mechanizméw tolerowania btedéw. Nie jest ono takze uzaleznione od konkretnego typu
sieci komputerowej, na bazie ktorej zbudowany jest multikomputer. Wspélpracuje z heteroge-
nicznymi multikomputerami. Wada tego rozwiazania jest brak skalowalnosci serwera.
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2.2.2. Rozproszona pamieé dzielona

Jednym z podstawowych modeli komunikacji miedzy procesami w systemach uniprocesoro-
wych i wieloprocesorowych ze wspélna pamiecia jest komunikacja z uzyciem pamieci dzielonej.
Ten model jest wygodny dla programisty tworzacego aplikacje uzytkownika. W systemach wie-
lokomputerowych nie istnieje pamieé wspdlna, a podstawowym modelem komunikacji miedzy
procesami lub watkami dzialajacymi na osobnych maszynach jest przekazywanie komunika-
téw (ang. message passing). Mozliwe jest jednak stworzenie abstrakeji, ktéra pozwoli na uzycie
w wielokomputerze komunikacji przez pamieé¢ dzielong. To rozwigzanie nazywa sie rozproszo-
na pamiecia wspéldzielona (ang. Distributed Shared Memory - DsM) [5,9,12,13]. Rysunek 2.1
wymienia trzy sposoby realizacji takiego rozwigzania: sprzetowo, w postaci oprogramowania
i hybrydowo, czyli tacznie za pomoca sprzetu i oprogramowania. Te klasyfikacje mozna bardziej
uszczegdlowic [13]:

e sprzet,
e oprogramowanie,

— system operacyjny,
* w jadrze systemu,

* poza jadrem systemu,
— biblioteka podprograméw,

— wsparcie kompilatora,
e hybryda sprzetu i oprogramowania.

Granice miedzy poszczegblnymi kategoriami nie sa wyraznie zaznaczone, wiec niektére im-
plementacje moga naleze¢ réwnoczeénie do wiecej niz jednej z nich. Od poziomu, na ktérym
zostanie zaimplementowana DSM, zaleza takie jej parametry, jak konfiguracja architektoniczna
systemu i organizacja danych wspoéldzielonych. Architektura multikomputera, w ktorym jest
implementowana DSM wplywa na jej wydajnos¢ i skalowalnoéé. Decydujaca dla tych czynnikow
jest budowa wezléw multikomputera (liczba procesoréw, organizacja ich pamieci podrecznej)
oraz rodzaj i topologia sieci laczacej te wezly. Budowa wezldow jest wazna w réznym stop-
niu dla poszczegdlnych implementacji DSM, generalnie jednak ma duze znaczenie w przypadku
rozwigzan sprzetowych, ale niewielkie lub Zadne w przypadku implementacji programowych
(ang. software implementations). Wigkszo$¢ DSM zrealizowanych programowo zostala zaimple-
mentowana w $rodowisku wielokomputerowym opartym o sie¢ Ethernet. Niektére z nich sa
jednak niezalezne od rodzaju sieci i moga zyskaé¢ na wydajnosci pracujac w Srodowiskach wy-
posazonych w szybsze wersje poltaczen sieciowych. Zaawansowane topologie sieciowe sa domena
sprzetowych implementacji DsM. W obu przypadkach topologia sieci ma duze znaczenie dla
algorytmu wspotdzielenia danych stosowanego w DSM, poniewaz determinuje koszt i mozliwosci
transmisji rozgloszeniowej (ang. broadcast) oraz wielopunktowej (ang. multicast). Organizacja
danych wspoétdzielonych obejmuje dwa parametry: ich strukture i ziarnistosé jednostki spojnosci
(ang. granularity of coherence unit). Pod wzgledem struktury dane moga by¢ nieuporzadkowa-
ne lub byé zmiennymi specjalnych typéw (np. obiektami). Wéréd jednostek spdjnosci mozna
wyrdznié stowa, linie pamieci podrecznej, strony i zlozone struktury danych. Implementacje
sprzetowe DSM uzywaja zazwycza]j nieuporzadkowanych obiektéw danych, takich jak np. linie
pamieci podrecznej. Cze$¢ implementacji DSM na poziomie oprogramowania stosuje zmienne
specjalnych typow. Dzieki temu mozliwe jest dostosowanie wielkosci jednostek wspotdzielenia
do lokalnosci odwotan generowanych przez aplikacje uzytkownika. Implementacje DSM, ktérych
podstawa sa mechanizmy pamieci wirtualnej stosuja wieksze jednostki wspétdzielenia, takie jak
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strony i segmenty. Innym kryterium klasyfikacji systemow rozproszonej pamieci wspédtdzielonej
jest algorytm wspotdzielenia. Podzial w tym przypadku zalezny jest od istnienia lub nie wie-
lu kopii danych i praw dostepu jakie dla nich obowigzuja. Uwzgledniajac te czynniki mozna
wyrdznié cztery klasy algorytmoéow wspotdzielenia:

e SRSW - pojedynczy czytelnik /pojedynczy pisarz (ang. Single Reader/Single Writer),

— bez migracji,

— 7 migracja,
e MRSW - wielu czytelnikéw /jeden pisarz (ang. Multiple Reader/Single Writer),
e MRMW - wielu czytelnikéw/wielu pisarzy (ang. Multiple Reader/Multiple Writer).

Od klasy algorytmu wspoéldzielenia zalezg takie parametry DsM jak typ zarzadzania roz-
proszong pamiecia wspéldzielong oraz model i polityka spdjnosci. Zarzadzanie DSM ma na celu
utrzymanie spéjnosci danych w systemie. Moze ono by¢ centralne lub rozproszone. Scentralizo-
wane zarzadzanie DSM jest latwiejsze w implementacji, ale podatne na awarie - wezet zarzadza-
jacy stanowi pojedynczy punkt zalamania systemu (ang. single point of failure). Rozproszone
zarzadzanie DSM moze by¢ statyczne lub dynamiczne. W statycznym zarzadzaniu role zarzadcow
petnia tylko okreslone wezty multikomputera i ta rola nie moze by¢ im odebrana. W zarzadza-
niu dynamicznym kazdemu z weztéw multikomputera moze zostaé, w zaleznosci od potrzeb,
przypisana rola zarzadcy. Rozproszone zarzadzanie DSM eliminuje ,waskie gardta” (ang. bottle-
necks) w systemie i zwieksza jego skalowalno$é. Rozproszenie zarzadzania DSM jest bezposrednio
zwigzane z rozproszeniem katalogu utrzymujacego informacje o wspotdzielonych danych. Takie
katalogi moga by¢ zorganizowane woéwczas w listy lub drzewa. Model sp6jnosci (ang. consistency
model) okresla prawidlowy porzadek, w jakim widziane sa odwolania pojedynczego procesu do
pamieci, przez pozostale procesy w systemie wielokomputerowym. Modele silnej sp6jnosci (ang.
strong consistency) sa wygodne w uzyciu dla programisty aplikacji uzytkowych, ale powoduja
obciazenia tacza komunikacyjnego. Modele zlagodzonej spojnosci (ang. relaxed consistency) za-
pewniaja lepsza wydajnosé, ale wymagaja wiekszego naktadu pracy od programistéw. Do modeli
sp6jnosci zalicza sie [5]:

e spOjnosé Scista,

e sp6jnosé sekwencyjna,
e liniowos¢,

e spOjnosé przyczynowa,
e spojnosé FIFO,

e sp6jnosé staba,

e sp6jnosé zwalniania,

e sp6jnosé wejscia.

Spojnosé $cista (ang. strict consistency) zdefiniowana jest nastepujaco: ,Kazde czytanie
zmiennej wspoltdzielonej zwraca warto$¢ odpowiadajaca wynikowi ostatnio wykonanej na tej
zmiennej operacji pisania.” Jesli jeden z proceséw dokona zmiany wartosci zmiennej wspétdzie-
lonej, to ta zmiana widoczna jest natychmiast dla wszystkich pozostalych proceséw. Jest to
najbardziej intuicyjny dla programistéw model spéjnosci.
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Spojnosé sekwencyjna (ang. sequential consistency) jest slabszym modelem spéjnosci niz
spdjnosé Scista. Zdefiniowana jest nastepujaco: ,Wynik dowolnego wykonania jest taki sam, jak
gdyby operacje (czytania i pisania) wszystkich proceséw na pamieci danych byly wykonane
w pewnym porzadku jedna po drugiej, przy czym operacje kazdego poszczegdlnego procesu
wystapily w tym samym ciggu w kolejnosci okreélonej przez program.” Termin ,pamie¢ danych”
oznacza w tym przypadku obszar rozproszonej pamieci wspéldzielonej przez procesy. Spéjnosé
sekwencyjna dopuszcza przeplot operacji pochodzacych od réznych proceséw, ale ten przeplot
musi by¢ taki sam dla wszystkich proceséw korzystajacych z tych samych zmiennych. Z definicji
spojnosci sekwencyjnej wynika, ze nie wymaga ona okreslenia globalnego czasu.

Liniowo$¢ (ang. linearizability) zaklada, ze kazdej operacji przypisywany jest znacznik cza-
sowy generowany na podstawie globalnego zegara, ktéry pracuje z ograniczona dokladnoécia.
Zdefiniowana jest ona nastepujaco: ,,Wynik dowolnego wykonania jest taki sam, jak gdyby ope-
racje (czytania i pisania) wszystkich proceséw na pamigci danych byly wykonywane w pew-
nym porzadku jedna po drugiej, przy czym operacje kazdego poszczegdlnego procesu wystapity
w tym ciagu w kolejnosci okreslonej przez jego program. Ponadto, jesli zcopi(x) < zcopa(z), to
operacja OP1(z) powinna w tym ciagu poprzedzi¢ OP2(z).” Symbol zc uzywany jest na ozna-
czenie znacznika czasu, O P na oznaczenie operacji, a x na oznaczenie zmiennej wspoétdzielonej.
Liniowos¢ jest stabsza od Scistej spéjnosci, ale silniejsza od spdjnosci sekwencyjne;j.

Sp6jnosé przyczynowa (ang. casual consistency) zdefiniowana jest nastepujaco: ,,Zapisy po-
tencjalnie powigzane przyczynowo musza by¢ widziane przez wszystkie procesy w takim samym
porzadku. Zapisy wspélbiezne moga by¢ na réznych maszynach ogladane w réznej kolejnosci.”

Spdjnosé FIFO (ang. FIFO consistency) okresla, ze ,Zapisy wykonane przez jeden proces sa
ogladane przez wszystkie inne procesy w porzadku, w ktérym powstaly, lecz zapisy pochodzace
od réznych proceséw moga by¢ przez rézne procesy ogladane w réznym porzadku”. Spdjnoséé
FIFO nazywana jest rowniez spdjnoscia procesora (ang. processor consistency).

Spojnosé staba (ang. weak consistency) wymaga uzycia zmiennych synchronizacji do za-
pewnienia, ze wyniki koncowe sekcji krytycznych proceséw dokonywanych na zmiennych wspét-
dzielonych zostana rozestane do wszystkich kopii tej zmiennej w pamieci danych. Spéjnosé ta
posiada trzy cechy:

1. Dostepy do zmiennych synchronizacji, skojarzonych z pamiecig danych, sg spdjne sekwen-
cyjnie.

2. Dzialanie na zmiennej synchronizacji jest zabronione do czasu, az wszystkie poprzednie
zapisy zostana wszedzie ukonczone.

3. Na jednostkach danych zabrania sie wykonywania operacji czytania i pisania dopéty, do-
poki nie zostana wykonane wszystkie poprzednie operacje na zmiennych synchronizacji.

Spojnosé zwalniania (ang. release consistency) stanowi udoskonalenie spdjnosci stabej po-
legajace na zastosowaniu dwéch osobnych operacji synchronizacji, aby mozliwe bylto rozpozna-
nie, czy proces wchodzi, czy opuszcza sekcje krytyczna. Dzigki temu rozréznieniu mozliwe jest
wyeliminowanie niektorych zbednych dziatan, ktére wystepuja w przypadku spdjnosci stabej.
Operacja nabycia (ang. acquire) informuje, ze proces wchodzi do sekcji krytycznej, a operacja
zwolnienia (ang. release), ze ja opuszcza. Spojnosé zwalniania jest zachowana, jesli:

1. Przed wykonaniem operacji czytania lub zapisania danych wspdéldzielonych musza sie
pomyélnie zakoriczyé¢ wszystkie poprzednie nabycia dokonane przez proces.

2. Zanim bedzie wolno wykona¢ zwolnienie, w procesie nalezy zakonczy¢ wszystkie poprzed-
nie operacje czytania i pisania.
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3. Dostepy do zmiennych synchronizacji wykazuja spdjnosé FIFO (nie jest wymagana spéj-
nosé¢ sekwencyjna).

Sp6jnosé wejscia (ang. entry consistency) réwniez postuguje sie operacjami nabycia i zwol-
nienia, ale wymaga, aby z kazda zwykla zmienng wspotdzielona skojarzyé¢ odpowiadajaca jej
zmienng synchronizacji. Spéjnosé wejscia jest zachowana, jesli:

1. Nabycie zmiennej synchronizacji nie moze w procesie nastapi¢ dopoty, dopdki nie zostana
wykonane wszystkie aktualizacje strzezonych danych wspétdzielonych dotyczacych tego
procesu.

2. Przed udzieleniem procesowi zezwolenia na dostep do zmiennej synchronizacji w trybie
wykluczajacym, nalezy zagwarantowac, ze zaden inny proces nie bedzie utrzymywat tej
zmiennej - nawet w trybie niewykluczajacym.

3. Po wykonaniu wykluczajacego dostepu do zmiennej synchronizacji zaden inny proces nie
moze wykona¢ do niej niewykluczajacego dostepu bez uzgodnienia tego z wlascicielem
zmiennej.

Polityka sp6jnosci (ang. coherence policy) definiuje w jaki sposob zarzadzaé kopiami danych,
ktorych oryginaty ulegly modyfikacji. Stosowane sa zazwyczaj dwa scenariusze: aktualizacja ko-
pii lub ich uniewaznienie (ang. invalidate). Pierwsze rozwiazanie stosuje sie w przypadku, kiedy
wspoldzielone jednostki danych sa drobnoziarniste (ang. fine grain), poniewaz koszt ich uaktual-
nienia jest poréwnywalny z kosztem uniewaznienia. Uniewaznienie stosowane jest w przypadku
gruboziarnistych (ang. coarse-grain) wspéldzielonych jednostek danych.

Sprzetowe rozproszone pamieci dzielone

Dziatanie sprzetowych rozproszonych pamieci dzielonych (ang. hardware DSM) zazwyczaj
bazuje na odpowiednio zmodyfikowanych protokotach spéjnosci podrecznych pamieci proceso-
réw w systemach wieloprocesorowych typu UMA. W takich komputerach $redni czas dostepu
do kazdej z lokacji we wspOlnej pamieci operacyjnej jest taki sam dla kazdego z procesorow.
Ta cecha nie dysponuja systemy wieloprocesorowe typu NUMA, ktérych konstrukcja ma wiele
podobienstw z budowa systeméw wielokomputerowych (wspélna przestrzen adresowa, ale opar-
ta o indywidualne pamieci operacyjne procesoréw polaczonych siecia wewnetrzna). Istniejace
sprzetowe implementacje DSM sa stosowane w obu typach systeméw. Mozna podzieli¢ je na co
najmniej trzy grupy [13]:

1. CC-NUMA - (ang. Cache Coherent Non-Uniform Memory Architecture) - architektura pa-
mieci o niejednolitym czasie dostepu i spdjnych pamieciach podrecznych,

2. coMA (ang. Cache-Only Memory Architecture) - architektura pamieci bazujaca wylacznie
na pamieci podrecznej,

3. RMS - (ang. Reflective Memory System Architecture) - architektura pamieci bazujaca na
systemie pamieci odzwierciedlajace;j.

Wspoéldzielona wirtualna przestrzen adresowa w sprzetowych implementacjach DSM o archi-
tekturze CC-NUMA jest statycznie rozdysponowana miedzy poszczegolne wezly systemu. Czasy
dostepéw sg rézne w zaleznoéci od tego, czy dostep do okreslonego obszaru pamieci jest wyko-
nywany przez procesor lokalny, czy nalezacy do innego wezta. Uzywajac tego typu DSM nalezy
zadbaé, aby odwolania do pamieci lokalnej byly czestsze niz odwotania do pamieci zdalnej.
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Katalogi DSM moga mie¢ rézna budowe, od pelnych odwzorowan do list lub drzew. Najczest-
szg polityka spdjnosci w tego rodzaju DSM jest uniewaznianie. Stosowane sa modele spdjnoéci
oferujace ztagodzona spéjnosc.

Sprzetowe implementacje DSM oparte o architekture COMA dostarczaja wspéldzielonej pa-
mieci rozproszonej zorganizowanej w postaci pamieci podrecznej drugiego poziomu. Zadna jed-
nostka danych wspéldzielonych nie ma przypisanej lokacji domowej (ang. home memory loca-
tion), a jej kopie moga istnie¢ w pamieciach wielu weztéw systemu jednoczes$nie. Rozmieszczenie
danych w pamieci wspoétdzielonej jest dynamicznie dostosowywane do zachowania aplikacji uzyt-
kownika, wiec nie wystepuje problem braku lokalnych odwolan znany z architektury CC-NUMA,
ale za to pojawia si¢ nadmiarowo$¢ danych. Cecha charakterystyczna architektury COMA sa
hierarchiczne sieci komunikacyjne, na ktorych bazuja jej implementacje. Te sieci upraszczaja
wyszukiwanie danych i wymiane (zastepowanie) blokéw pamieci podreczne;j.

Jedli DSM jest zrealizowana w oparciu o architekture RMS, to kazdy z weztéw systemu moze
wyznaczy¢ fragment swojej pamieci lokalnej, ktory zostanie wlaczony do wspdlnej dla wszyst-
kich wezléw wirtualnej przestrzeni adresowej. Aktualizacja danych wykonywana jest sprzetowo,
a dane te odznaczaja si¢ zazwyczaj malg ziarnistoscia. Spéjnoéé wspbdtdzielonych regionéow pa-
mieci weztdéw jest zapewniana przez pelna replikacje. Polega ona na rozpropagowaniu kazdej
zmiany danych za pomoca transmisji rozgtoszeniowej lub wielopunktowej, dlatego koszt opera-
¢ji zapisu w architekturach RMs jest wysoki. Architektury te powinny wiec by¢ stosowane dla
aplikacji, ktore nie generuja duzej liczby zapiséw. Pamie¢ wspdldzielona oparta o architekture
RMS nazywana jest tez pamiecig zwierciadlang (ang. mirror memory).

W poréwnaniu z implementacjami programowymi, sprzetowe implementacje DSM wykazuja
mniejsze opdznienia w komunikacji, minimalizujg efekt falszywego wspoéldzielenia oraz migota-
nia.

Zjawisko falszywego wspéldzielenia (ang. false sharing) pojawia sie, gdy jednostka wspol-
dzielenia (np. strona pamieci) zawiera dwie lub wieksza liczbe niepowiazanych ze soba zmien-
nych, ktore sg uzywane przez rézne procesy mogace wykonywac sie na réznych weztach syste-
mu [9]. Mimo, ze poszczegdlne zmienne moga nie by¢ przez te procesy wspoldzielone, to taka
jednostka uznawana jest za wspoldzielong. Problem falszywego wspoldzielenia jest powigzany
z zagadnieniem doboru ziarnistosci jednostek wspoétdzielenia.

Zjawisko migotania zostalo opisane w Podrozdziale 2.1, ale w DSM ma inng przyczyne niz
w przypadku systeméw jednoprocesorowych. Sa nia czeste zapisy do tych samych zmiennych
wspoéldzielonych przez dwa lub wigksza liczbe weztéw systemu. W przypadku niektérych im-
plementacji DSM (nie tylko sprzetowych) moze to prowadzi¢ do koniecznosci bardzo czestego
przesytania jednostki wspoéldzielenia, ktéra zawiera te zmienne, miedzy dzielacymi ja wezla-
mi [9].

Powstalo szereg sprzetowych implementacji DSM. W przeciwienstwie do rozwiazan bazuja-
cych na oprogramowaniu sa one czesciej wdrazane w przemysle, ale mniej popularne w $rodo-
wiskach akademickich ze wzgledu na ograniczona mozliwo$¢ modyfikacji.

Przedstawicielem rodziny sprzetowych DSM jest Memnet (Memory as Network Abstrac-
tion) [9,13,44]. Urzadzenie bedace podstawa tego systemu pelni dwie funkcje. Lokalnie jest
sterownikiem dwuportowej pamieci, a w odniesieniu do multikomputera interfejsem pomiedzy
pojedynczym weztem, a siecig typu token ring, ktorg potaczone sg wszystkie wezty. Cata prze-
strzen adresowa pamieci wspéldzielonej jest odwzorowana we wszystkich weztach i sktada sie
z 32 bajtowych fragmentéw. Kiedy zadanie dostepu do pamieci, ktére zgtasza proces dziatajacy
na jednym z wezléw nie moze by¢ zaspokojone lokalnie, to interfejs Memnet wysyta odpowiedni
komunikat i blokuje procesor, od ktorego pochodzito zgdanie. Komunikat jest przekazywany
miedzy kolejnymi weztami multikomputera. Jeden z nich jest adresatem tej wiadomosci. Jesli
dotrze ona do niego, to wezel ten odpowiada modyfikujac oryginalng zawarto$¢ komunikatu.

28



Komunikat jest usuwany z pierécienia, kiedy dotrze do wezta, ktéry go wystat. Po tym zda-
rzeniu nastepuje réwniez zwolnienie zablokowanego procesora. Dzigki zastosowaniu sieci typu
token ring, czas, po ktérym wezel powinien otrzymac¢ odpowiedZ ma bezwzgledna gérng grani-
ce, a przepustowosé sieci nie maleje wraz z dotaczaniem do niej nowych weztéw. Specyfika sieci
pozwala réwniez na zastosowanie Scistej spdjnosci. Komunikaty pojawiaja sie w poszczegdlnych
weztach zawsze w tej samej kolejnosci. Protokét spéjnosci bazuje na uniewaznieniach i podobny
jest do protokoléw podgladania magistrali (ang. bus snooping) jakie sa stosowane do zapewnie-
nia sp6jnosci lokalnych pamieci podrecznych procesora. Przyktadem takiego protokotu jest MEST
stosowany np. w procesorach Pentium firmy Intel [45]. Zadanie odczytu w Memnet jest zaspoka-
jane przez pierwszy napotkany wezel, ktéry posiada wazng kopie danych, do ktorych nastepuje
odwotanie. W przypadku modyfikacji danych, ktore sa skopiowane w innych weztach multi-
komputera (ang. non-exclusive copy) po zadaniu zapisu wysylane jest zadanie uniewaznienia.
Memnet rezerwuje czes¢ pamieci kazdego wezta multikomputera na potrzeby przechowywania
fragmentéw pamieci dzielonej. Jesli ktérys z fragmentow zostanie usuniety z lokalnej pamieci
wezla (ang. eviction), to gwarantowanym jest, ze zostanie przechowany w innym wezle [46].
Zaletami Memnet sa przewidywalny czas odpowiedzi na zadania weztdéw, dzieki zastosowaniu
sieci token ring oraz Scista spéjnosé. Do wad nalezy ograniczona skalowalnos$é¢, spowodowana
tym, ze ilo$¢ pamieci przeznaczonej na katalog DSM opisujacy stan kazdego ze wspdtdzielonych
fragmentéw pamieci rosnie proporcjonalnie do kwadratu liczby weztéw multikomputera.

System DASH (Directory Architecture for Shared Memory) jest sprzetowa implementacja
DSM oparta na architekturze CC-NUMA [9,13,47]. Katalog DSM jest zrealizowany w DASH sprze-
towo. Kazdy wezel DASH (nazywany tez klastrem) jest wlascicielem takiej samej, pod wzgledem
wielkosci, czeéci pamieci jak pozostale wezly i jest z nimi poltaczony siecig o topologii kratownicy
(ang. mesh), w ktérej stosowane jest trasowanie kanalikowe. Kazde z polaczenn w tej sieci jest
dwukierunkowe (zadanie/odpowiedz). Wezty w DASH sa wieloprocesorowe. Hierarchia pamieci
w tym systemie ma cztery poziomy:

1. pamie¢ podreczna procesora,
2. pamieci podreczne pozostalych procesoréw wezla (klastra),

3. wezel (klaster) domowy - przechowuje okreslony blok pamieci, wraz z jego pozycja katalogu
DSM,

4. zdalny wezel (klaster) - wezel, ktory oznaczony jest jako ten, ktory przechowuje kopie
bloku.

Kazdy z blokéw moze znalezé sie w jednym z trzech stanéw: UNCACHED - zadna kopia bloku
nie istnieje, CACHED - istniej jedna lub wiecej niezmodyfikowanych kopii bloku, DIRTY - kopia
bloku zostata zmodyfikowana w zdalnym wezle. Katalog DASH jest katalogiem DSM rozproszo-
nym z pelnym odwzorowaniem (ang. full-map). Sprzetowy sterownik katalogu DASH stanowi
interfejs pomiedzy weztem, a siecia potaczen oraz odpowiedzialny jest za zachowanie spéjnosci
wspoéldzielonych danych. Jesli odwotanie do bloku nie moze zostaé spelnione lokalnie, to wysy-
tany jest komunikat z odpowiednim zadaniem do klastra domowego tego bloku. W zaleznosci
od stanu bloku, ktéry jest zapisany w jego pozycji katalogu DSM, wezel domowy podejmuje
odpowiednie czynnoéci, aby spelnié¢ to zadanie. Zadanie odczytu dla bloku, ktéry jest w sta-
nie UNCACHED lub CAHED jest spelniane przez wezet domowy. Jesli blok znajduje si¢ w stanie
DIRTY, to takie zadanie zostanie przekazane wezlowi zdalnemu, ktory posiada aktualna kopie
bloku. Ten wezel odpowiada na zadanie oraz przesyla zawarto$¢ swojej kopii do klastra domowe-
go. Jezeli zadanie dotyczy zapisu bloku, ktory jest wspdldzielony, to wezet domowy przed jego
spelnieniem wysyla komunikaty typu punkt-punkt (ang. point-to-point) celem uniewaznienia
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wszystkich kopii zdalnych bloku. Z powyzszego opisu wynika, ze DASH stosuje model ztagodzo-
nej spojnosci - spojnosé wyjscia. System DASH jest w duzym stopniu skalowalny, jednakze ma
zlozong strukture i jest trudny do weryfikacji.

Innym przedstawicielem sprzetowej DSM jest SCI - Scalable Coherent Interface [13,48-50].
SCI nie jest pelna implementacja DSM, ale standardem szybkiej sieci komputerowej, ktoéry po-
siada sprzetowe wsparcie dla realizacji rozproszonej pamieci dzielonej. Podstawowym rodzajem
topologii sieci SCI jest pierscien (ang. ring), ale mozliwa jest tez budowa bardziej zlozonych
struktur za pomoca specjalizowanych przetacznikéw sieciowych. Kazda para weztéw SCI jest
potaczona dwoma jednokierunkowymi taczami. SCI pozwala stworzy¢ z pamieci operacyjnej
wszystkich wezléw wspdlna, adresowang fizycznie pamigé dzielona. Adres pojedynczej lokacji
w takiej DSM jest 64-bitowy, przy czym 16 starszych bitéw stanowi identyfikator wezta, a mtod-
szych 48 bitéw wlasciwy adres fizyczny komorki pamieci operacyjnej tego wezta. Ze wzgledu na
stosowana topologie nie jest mozliwa transmisja rozgloszeniowa, co wyklucza mozliwosé zasto-
sowania protokolow spdjnosci pamieci podrecznej, ktore oparte sa na podgladaniu magistrali.
W zamian SCI (opcjonalnie) zapewnia rozwiazanie oparte na rozproszonym katalogu DSM zreali-
zowanym w postaci listy dwukierunkowej. Z kazdym wspétdzielonym blokiem pamieci zwigzana
jest lista procesoréw przechowujacych jego kopie w swoich pamieciach podrecznych. Kazdy
procesor, ktory odwotuje sie do okreslonego wspoéldzielonego bloku pamieci jest dodawany na
poczatek tej listy (ang. head). W przypadku zadania odczytu dane dla tego procesora nie sa
przesylane bezposrednio z pamieci operacyjnej, ktorg zajmuje wspéldzielony blok, ale z pamieci
podrecznej procesora, ktory poprzedza go na liscie. Procesor moze zostaé¢ usuniety z listy, jesli
usuwa kopie wspotdzielonego bloku ze swojej pamieci podrecznej. Aby uniknaé uszkodzenia listy
wprowadzono priorytety kolejnosci usuwania na wypadek, gdyby kilka procesoréw prébowato
przeprowadzi¢ te operacje wspotbieznie. Jako pierwszy usuwany jest z listy ten procesor, ktory
znajduje sie blizej jej konca (ang. tail). W przypadku operacji zapisu procesor, ktéry zazada jej
wykonania zostaje dodany na poczatku listy, a do pozostalych procesoréw na tej liscie wysytany
jest komunikat o uniewaznieniu, ktéry powoduje usuniecie ich z tej listy. SCI jest rozwigzaniem
o duzym wspoétczynniku skalowalnosci, ale posiada réwniez pewne wady. Jedng z nich jest ko-
niecznos¢ wykonywania operacji przegladania listy dwukierunkowej, ktorej koszt ro$nie wraz
z liczba jej elementéw. Komitet IEEE, ktéry opracowal standard sc1 zaproponowal jako rozwia-
zanie tego problemu zastosowanie innych niz lista dwukierunkowa struktur danych (np. drzewo)
oraz laczenie zadan.

Ksr1 to komercyjny, sprzetowy system DsM, ktory jest oparty na architekturze coma [13].
Sktada sie on z hierarchicznie polaczonych pierécieni weztéw. Mechanizm (ang. engine) pamie-
ci KSR1 o nazwie ALLCACHE korzysta z pamieci podrecznych poszczegdlnych weztdow, omijajac
pamie¢ gtowng. Konsekwencja tego rozwiazania jest to, ze zaden adres nie ma na stale powia-
zanej z nim lokacji fizycznej. Jednostka przydzialu pamieci jest strona o rozmiarze 16 KiB, ale
jednostka wspotdzielenia i transferu miedzy lokalnymi pamieciami podrecznymi jest 128 bajto-
wa podstrona. Mechanizm ALLCACHE odpowiedzialny za odnajdywanie i kopiowanie podstron
przechowywanych w pamieciach podrecznych weztow jest zrealizowany sprzetowo. Stosowanych
jest kilka mechanizméw ALLCACHE, ktére zorganizowane sa hierarchicznie. Najnizszy poziom
zajmuja grupy oznaczonej jako ALLCACHE Group:0. Kazda z tych grup sktada si¢ z mechanizmu
oznaczonego jako ALLCACHE Engine:0 i przyporzadkowanej mu lokalnej pamieci podrecznej.
Kazdy mechanizm ALLCACHE tego poziomu zawiera katalog DSM, ktory odwzorowuje adresy na
lokacje w pamieci podrecznej procesoréw nalezacych do jego grupy. Grupy wyzszych poziomdow
skonstruowane sg z grup nizszych pozioméw, a ich katalogi DSM odwzorowuja adresy na zbio-
ry takich grup. Wszystkie grupy tworza drzewo. KSR1 zapewnia sekwencyjng spdjnosé danych
za pomoca protokotu bazujacego na uniewaznieniach. Kazda podstrona znajduje sie w jednym
z czterech stanow:
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e wylacznym (ang. EXCLUSIVE) - nie istnieje zadna kopia podstrony,

e niewylacznym (ang. NON-EXCLUSIVE) - pamieé jest wlascicielem podstrony, ktéra moze
mie¢ jedna lub wiecej kopii w systemie,

e skopiowanym (ang. COPY) - podstrona jest wazna (ang. valid) kopia podstrony z innej
pamieci podrecznej,

e uniewaznionym (ang. INVALID) - podstrona jest przydzielona, ale jej zawartosé jest unie-
wazniona.

Cecha, ktora wyrdznia KSR1 wérdd innych implementacji DSM opartych na architekturze
COMA jest wykorzystanie lokalnosci réwnoleglosci - zjawiska polegajacego na istnieniu pewnych
wspoélnych wzorcow odwolan do pamieci generowanych przez spokrewnione watki. Wada KSR1
jest jej hierarchiczna budowa wprowadzajaca opdéznienia w dzialaniu oraz zlozona struktura
zaimplementowana calkowicie w sprzecie.

Na architekturze COMA oparty jest réwniez system DDM (ang. Data Diffusion Machine)
zbudowany z procesoréw wyposazonych w pamieé¢ lokalng, ktore potaczone sa hierarchiczna
magistrala zamiast sieci [6,13,51]. Dane przechowywane w pamieciach procesor6w maja uni-
katowy w obrebie calej struktury adres wirtualny, ale nie sa przypisane na stale do zadnej
fizycznej lokacji. Zamiast tego sa przemieszczane do pamieci lokalnej procesora, ktéry zglosi
na nie zapotrzebowanie. Migracja danych jest przezroczysta dla oprogramowania uzytkowe-
go i nadzorowana przez sprzetowe sterowniki uporzadkowane hierarchicznie. Na najnizszym
szczeblu tej hierarchii znajduja sie sterowniki pamieci lokalnej, ktéra zawiera fragment obra-
zu globalnej wirtualnej przestrzeni adresowej. Sterownik pamieci, pamieé¢ lokalna i zwigzana
z nig pamieé podreczna oraz procesor sg ze soba polaczone za pomoca magistrali lokalnej. Ta
z kolei jest polaczona za posrednictwem sterownika katalogu z magistralg wyzszego poziomu.
Sterowniki katalogéw potaczone sa ze sobg poprzez sterowniki katalogow kolejnego, wyzszego
poziomu. Katalogi zawierajg informacje o biezacym stanie wszystkich danych zgromadzonych
w podlegtych im pamieciach lokalnych. Rola sterownikéw jest posredniczenie miedzy elementa-
mi systemu, ktére znajduja sie nizej i wyzej od nich w hierarchii. Jesli zadanie procesora moze
zostaé spetnione lokalnie, to jest ono natychmiast realizowane, ale w przypadku koniecznosci
dostepu do zdalnych pamieci sterowniki odpowiedzialne sa za przestanie tego zadania w gére
lub w dot hierarchii magistral. Lokalnie moga by¢ zrealizowane tylko zadania dotyczace odczy-
tu lub zapisu danych znajdujacych sie w pamieci lokalnej, pod warunkiem, ze modyfikowane
dane nie sa wspétdzielone. Wspoldzielenie w DDM oznacza, ze istnieje kilka kopii danej, ktére
maja ten sam co oryginalna dana adres wirtualny, ale rézne adresy fizyczne. Jesli dokonywa-
ny jest zapis danej wspoéldzielonej, to najpierw kasowane sg wszystkie jej kopie. Dopiero po
wykonaniu tej czynnosci nastepuje wlasciwy zapis i zmodyfikowana informacja oznaczana jest
jako niewspoéltdzielona. W przypadku odczytu danych nielokalnych ich kopia jest sprowadzana
do pamieci lokalnej procesora, ktory zgtosit na nie zapotrzebowanie, a nastepnie obie instancje
danej (oryginal i kopia) oznaczane sa jako wspéldzielone. Mozliwo$¢ istnienia nielokalnych kopii
danych powoduje koniecznos¢ wprowadzenia protokotu gwarantujacego zachowanie ich spéjno-
$ci. W DDM stosowane sa dwa takie protokotly - jeden dla danych w pamieci, drugi dla danych
w katalogu. Oba sa modyfikacja protokotu MESI. Protokét dla danych w pamieci okresla pie¢
stanéw, w ktérych moga sie one znajdowaé: I - dane sa niepoprawne (nie istnieja), E - dane
nie posiadaja kopii, istnieja tylko lokalnie, S - istnieja nielokalne kopie danych, W - dane beda
zapisywane lokalnie, zewnetrzne kopie danych sa uniewazniane, R - dane beda odczytywane
lokalnie, oczekiwana jest odpowiedz z zewnatrz. Ostatnie dwa stany sa stanami przejéciowymi.
Pamieci lokalne przechowuja dane i informacje o ich stanie (tak jak klasyczne pamieci podrecz-
ne). Katalogi przechowuja wytacznie informacje o stanie danych w podleglych im pamieciach.
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Protokot zwigzany z katalogami definiuje siedem stanéw, w ktorych moga znalezé sie pozycje
katalogowe. Pieé z nich jest takich samych, jak w protokole dla danych w pamieci. Dwa dodatko-
we to: ER - dane nie sa wspdétdzielone i odpowiadaja zadaniu odczytu pochodzacemu od innego
procesora niz lokalny, SR - dane sa wspoéldzielone i odpowiadaja zadaniu odczytu od procesora
zewnetrznego. Oba protokoly gwarantuja sekwencyjny model spéjnosci, ale istnieje mozliwosé
realizacji rowniez stabszych form spdjnosci. Na magistrali lokalnej moga pojawié sie transakcje
dotyczace odczytu i zapisu danych z pamieci lokalnej. Na magistralach wyzszego poziomu po-
jawiaja sie transakcje dotyczace odczytu danych, kasowania, powiadomienia o skasowaniu oraz
powiadamiajace o wartosci odczytywanej danej. Poniewaz pojemno$é¢ zaréwno katalogow, jaki
i pamieci lokalnych jest ograniczona, to stosowany jest algorytm zastepowania, ktoéry usuwa
dane wspoétdzielone. W pierwszej kolejnosci usuwane s te, ktore najdawniej nie byly uzywane.
Jedli nie ma takich danych, to wybierane sg dowolne dane wspétdzielone. Konstrukcja systemu
DDM jest silnie oparta o zasady lokalnoéci dostepu do danych. Wiekszo$¢ odwotan do danych
ma charakter lokalny. Informacje tworzone przez procesor sg zapisywane w jego pamieci lokal-
nej, a dane znajdujace sie w innych weztach sa do niej sprowadzane, tylko jesli wystapi taka
konieczno$¢. Transmisje z pamieci zdalnych, ktore sa kosztowne, wystepuja rzadko. Spéjnosé
danych przy zapisie jest zapewniana poprzez likwidacje kopii modyfikowanej informacji, co jest
mniej kosztowne niz ich aktualizacja.

Inne podejscie do sprzetowej realizacji wspoéldzielonej pamieci rozproszonej reprezentuja
systemy z pamiecia odzwierciedlajaca (ang. RMS - Reflective Memory Systems). Przykladem
takiego rozwiazania sa produkty firmy Encore Computer Corporation [13,52]. Wezly systemu
z pamiecig odzwierciedlajaca polaczone sg specjalnymi laczami, nazwanymi szyng RM. Pewne
obszary lokalnych pamieci weztéw multikomputera sa oznaczone jako wspétdzielone. Kontrolery
pamieci lokalnych wykrywaja zapis do takich obszaréw i wysylaja poprzez szyne RM informacje
aktualizujaca, zawierajaca zmodyfikowane dane do wszystkich pozostalych weztéw. Poniewaz
systemy RMS nie korzystaja z pamieci podrecznych, a informacje o modyfikacjach sa rozsylane
natychmiast, wymagana jest jedynie synchronizacja dostepu do danych wspotdzielonych. Nie
ma koniecznosci korzystania z protokotéw spdjnosci.

Do systeméw RMS zaliczany jest réwniez Merlin [13,53]. Interfejsy sprzetowe tego systemu
$ledza zapisy do lokalnych pamigci wezléw multikomputera i wykonuja kopie zapisywanych da-
nych, wraz z ich adresem, jesli sa one wspotdzielone. Te kopie sa natychmiast przesylane przez
sie¢. Wszystkie odczyty dokonywane sg na lokalnej pamieci wezta, ktéra zawiera powielone ob-
szary wspoldzielone. Podobnie jak w przypadku systeméw firmy Encore konieczna jest jedynie
synchronizacja, aby zachowaé sp6jnoéé danych. Intencja autoréw tego rozwigzania bylo stwo-
rzenie systemu rozproszonej pamieci dzielonej dla systeméw heterogenicznych, ale Merlin nie
zapewnia konwersji formatow danych. Wspoétdzielone obszary pamieci lokalnych weztéw multi-
komputera okreslane sa statycznie, nie ma mozliwosci okreslenia ich w sposéb dynamiczny.

Rozproszone pamieci dzielone zrealizowane na poziomie oprogramowania

W pordéwnaniu z rozwiazaniami sprzetowymi, implementacje DSM na poziomie oprogramo-
wania sg mniej wydajne, ale tatwiejsze w opracowaniu i modyfikacji. Realizacje programowej
DsM mozna sklasyfikowaé wedtug warstwy oprogramowania, na ktérej w znaczacym stopniu sa
oparte. Do tych warstw zaliczaja sie [13]:

1. jadro systemu operacyjnego,
2. oprogramowanie systemowe dzialajace poza jadrem,

3. mechanizmy wbudowane w jezyki programowania,
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4. biblioteki podprograméw wilaczane do programu uzytkownika na etapie konsolidacji lub
podczas wykonania.

W wiekszos¢ istniejacych implementacji jedna z tych warstw jest podstawowa dla reali-
zacji DSM, natomiast pozostale moga pelnié role pomocnicza. Przyktadowo, DSM oparta na
mechanizmach wbudowanych w jezyk programowania moze by¢ wspierana przez mechanizm
stronicowania systemu operacyjnego.

Mirage [9,12,13,46,54] jest przykladem DSM zrealizowanej na poziomie jadra systemu ope-
racyjnego o nazwie Locus. Rozproszona pamieé dzielona w tym systemie wykorzystywania jest
nie tylko jako srodek komunikacji, ale umozliwia réwniez migracje proceséw i plikéw. Jest ona
zbudowana na modelu MRSW z silng spéjnoécia. Mirage bazuje na stronicowanej segmenta-
cji. Segment pamieci wspéldzielonej dotaczany jest do pamieci procesu jako obszar z prawem
wytacznie do odezytu lub do odczytu i zapisu. Kazdy segment ma swéj wezet-wtasciciela, kto-
ry jest jego tworca i zarzadza nim oraz wezel-uzytkownika, ktory przez okre$lony czas jest
w posiadaniu aktualnej kopii segmentu. Wezty bedace wtascicielami okre$lane sa mianem bi-
bliotek (ang. library site), a wezly-uzytkownicy nazywani sa uzytkownikami czasowymi (ang.
clock site). Wszystkie zadania odczytu i zapisu danych znajdujacych sie¢ na stronach segmentu
sg gromadzone w bibliotece, ktéra zarzadza wykonaniem tych operacji. Zapisy sg wykonywane
sekwencyjnie (w kolejnosci w jakiej nadeszly), a odczyty gromadzone sa we wsady (ang. batch).
Przed dokonaniem modyfikacji strony wszystkie jej kopie w systemie sg uniewazniane. Aby
ograniczy¢ zjawisko migotania kazdy z wezldéw moze wykonywaé operacje na stronach wspél-
dzielonego segmentu przez okres czasu, ktérego dlugosé okreslona jest wartoscig parametru A.
Ta warto$¢ moze by¢ dobierana statycznie lub dynamicznie. Od niej zalezy skuteczno$é ochrony
przed migotaniem. Ten mechanizm jest zapozyczony z klasycznej pamieci wirtualnej [4], gdzie
parametr A stuzy do wyznaczania zbioru roboczego (ang. working set) procesu, czyli stron,
ktore musza w tym samym czasie razem przebywaé w pamieci operacyjnej, aby nie wystapito
zjawisko migotania. W Mirage zostal zmodyfikowany tak, jak to zostalo opisane wyzej oraz
uzupelniony o wywotanie systemowe o nazwie ,,yield”, ktore pozwala zwolni¢ strony wspoéldzie-
lonego segmentu przed uptywem czasu okreslonego przez A. Dzigki temu wezet, ktéry czeka na
wykonanie swoich operacji na wspotdzielony stronach moze rozpoczaé je wczedniej. Inna cecha
Mirage, ktora redukuje zjawisko migotania oraz zmniejsza liczbe wykonywanych transmisji jest
mozliwo$¢ podwyzszania (ang. upgrade) i obnizania (ang. downgrade) uprawnieri dotyczacych
przeprowadzania operacji na stronach. Jesli wezel posiada prawa do odczytu strony, to moze
podwyzszy¢ swoje uprawnienia i wykonaé¢ zapis na jej lokalnej kopii, ktéra ze wzgledu na spo-
s6b zarzadzania zapisami w Mirage (MRSW) jest aktualna. Podobnie, jesli wezel obnizy swoje
uprawnienia i zrezygnuje z zapisu, to do przeprowadzenia operacji odczytu wystarczy mu lo-
kalna, aktualna kopia strony. Zaleta DSM Mirage jest przezroczysto$é¢ (ang. transparency) dla
aplikacji uzytkownika oraz zastosowanie mechanizméw redukujacych zjawisko migotania. Nie-
stety obie te cech nie sa w pelni zrealizowane - aplikacje uzytkownika musza uzywaé wywolania
»yield”, co zmniejsza przezroczysto$é¢ rozwiazania i wymaga wsparcia ze strony kompilatora,
a skuteczno$¢ mechanizmu zmniejszania czestosci wystepowania migotania moze by¢ ostabiona
przez zty dobor wartosci parametru A.

Mechanizm rozproszonej pamieci dzielonej w systemie Clouds jest przykladem implemen-
tacji DSM bazujacej na elementach systemu operacyjnego umieszczonych poza jadrem syste-
mu [9,12,13,44,46,55,56]. Clouds jest rozproszonym systemem operacyjnym, ktérego budowa
jest oparta na modelu obiektowym. Obiekty w tym systemie sg pasywne i stuza do przechowywa-
nia wzglednie duzej ilodci danych. Korzystaja z nich watki, ktérych zadaniem jest przetwarzanie
informacji zgromadzonych w obiektach. Obie abstrakcje tworzone sa z uzyciem elementéw do-
starczanych przez jadro systemu nazwane Ra. Obiekty sa wspdtdzielone na zasadzie migracji.
Jedli wezet multikomputera potrzebuje informacji zawartych w obiekcie znajdujacym sie w in-
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nym wezle, to moze go sprowadzi¢ do siebie korzystajac z metod (ustug) dostarczanych przez
kontrolera DsM. Kontroler ten (DSMC) jest zaimplementowany jako oprogramowanie systemowe
dziatajace poza jadrem. Spdjnoéé danych w obiektach jest zapewniana przez protokét umozli-
wiajacy cztery tryby dostepu do segmentéw wchodzacych w sktad obiektu: tryb odczytu, tryb
stabego odczytu (ang. weak read), tryb odczytu i zapisu oraz tryb pusty (ang. none). Tryb
odczytu nie zapewnia wylacznego dostepu do danych, ale gwarantuje, ze nie ulegng one zmianie
na skutek wystapienia zapisu podczas przeprowadzania operacji odczytywania. Tryb stabego
odczytu nie daje takiej gwarancji. W trybie pustym segment moze migrowa¢ do innego we-
zta. Jedynie tryb zapisu i odczytu gwarantuje wylaczny dostep do danych. Zamkniecie danych
wewnatrz obiektu i zastosowanie opisanych trybéw dostepu umozliwia wydajna prace systemu.

Linda [5,9,13,57] i Orca [5,13,57] sa jezykami programowania, ktére realizuja mechanizmy
DSM. W przypadku Lindy wspéldzielonymi jednostkami danych sa krotki (ang. tuple) adreso-
wane zawartoscia. Tworza one logicznie wspéltdzielong pamieé asocjacyjna dostepna dla wszyst-
kich wezléw. Zawartoéé krotki jest niezmienna. Aby zmodyfikowaé dane w krotce nalezy ja
usunadé, dokona¢ modyfikacji i ponownie ja wprowadzi¢ do przestrzeni wspéldzielonych krotek.
Ten mechanizm zmian wartosci krotek zapobiega naruszeniu spéjnosci danych, ale w przypadku
aplikacji wykonujacych intensywnie zapisy moze prowadzi¢ do spadku wydajnosci. Orca jest Sro-
dowiskiem programowania przeznaczonym dla systeméw rozproszonych i multikomputerowych,
w sktad ktérego wchodzi jezyk programowania oparty na paradygmacie obiektowym, kompilator
tego jezyka i Srodowisko wykonania. Obiekty w jezyku Orca sa pasywne. Ich metody, nazwane
operacjami, sg aktywowane przez sekwencyjne procesy. Kazda operacja obiektu jest wykonywa-
na w sposé6b niepodzielny i spdjny sekwencyjnie. Orca umozliwia rowniez synchronizacje wedtug
warunku. Warunek jest realizowany za pomoca zmiennej logicznej (ang. boolean) nazwanej do-
zorem (ang. guard). Replikacja obiektow uzalezniona jest od czestosci wykonywania operacji
zapisu oraz odczytu i dokonywana jest automatycznie przez $rodowisko wykonawcze. Spojnosé
sekwencyjna obiektéw zwielokrotnionych jest zapewniana przez mechanizm aktualizacji, ktore-
go dzialanie uzaleznione jest od $rodkow komunikacji udostepnianych przez system operacyjny
(komunikacja typu punkt-punkt, wielopunktowa lub rozgloszeniowa).

Munin [13, 46, 58], 1vY [9, 12,13, 44, 46, 59], Midway [13, 46, 60], Agora [13, 61], Merma-
id [9,13,46] oraz TreadMarks [62] sa systemami DSM opartymi o system bibliotek laczonych
dynamicznie lub statycznie, ktére tworzg srodowisko wykonawcze dla programéw. Munin udo-
stepnia programidcie aplikacji szereg typéw, ktére shuza do tworzenia zmiennych wspotdzielo-
nych. Sposob zapewnienia sp6jnoéci danych dzielonych zalezny jest od uzytego typu zmiennej.
Na poziomie jezyka programowania typy zmiennych wspétdzielonych opisane sa przez adnotacje,
ktére nastepnie przeksztalcane sg przez preprocesor do postaci rozpoznawanej przez srodowisko
wykonawcze. W procesie tworzenia mechanizmu DSM udzial bierze réwniez zmodyfikowany pro-
gram konsolidujacy, ktory tworzy wydzielony segment pamieci dla zmiennych wspétdzielonych.
Munin w wersji prototypowej nie jest wspierany przez kompilator, ktory zapewniatby wigksza
kontrole typéw niz preprocesor oraz pozwalalby na wieksza automatyzacje tworzenia zmiennych
wspoldzielonych. Autorzy [13] proponuja réwniez dodanie do oprogramowania Munin mozliwo-
$ci dynamicznego wykrywania przez srodowisko wykonawcze typéw zmiennych na podstawie
wzorcOw ich uzycia. To zwiekszyloby elastycznosé systemu. Innym usprawnieniem propono-
wanym przez autorow wymienionego artykulu jest wsparcie sprzetowe, ktérego celem bytaby
poprawa wydajnosci. W systemie 1vY jednostka wspoéldzielenia sa strony pamigci o rozmiarze
1 KiB. Tworza one wspotdzielony fragment w obszarze pamieci procesu. Dzieki zastosowanym
w IVY mechanizmom odwzorowujacym wszystkie takie fragmenty zorganizowane sa w pojedyn-
czg przestrzen adresowa. Mechanizmy odwzorowujace stanowia czescia zarzadcy odwzorowania.
Do jego zadan nalezy zapewnienie spdjnosci danych wspéldzielonych. Ivy zapewnia silng spo6j-
no$é¢ dzigki zastosowaniu algorytméw MRSW opartych na uniewaznianiu przy zapisie. Strony,
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ktore przeznaczone sa do odczytu moga by¢ powielone, natomiast strony, ktére sa modyfikowal-
ne nie moga mie¢ kopii i rezyduja w pamieci wezla, ktory jest ich wtascicielem. Utrzymywanie
informacji o wtadcicielach stron jest kolejnym zadaniem wykonywanym przez zarzadce odwzo-
rowania. Kazdy wlasciciel strony ma pole blokady (ang. lock field) uzywane do synchronizacji
zadan dostepu do strony oraz liste innych weztow, ktore sa w posiadaniu kopii tej strony. Za-
rzadca odwzorowania moze by¢ scentralizowany lub rozproszony. W ostatnim przypadku roz-
proszenie moze by¢ statyczne lub dokonywane dynamicznie, w trakcie pracy systemu. Mermaid
zawiera rozszerzenia koncepcji 1vy na multikomputerowe srodowiska heterogeniczne. Zaimple-
mentowany jest w postaci biblioteki dotaczanej do programéw korzystajacych z DsM. Sktada
sie z trzech komponentéw: modutu zarzadzajacego watkami, modutu zarzadzajacego pamiecia
dzielong oraz modutu odpowiedzialnego za zdalne operacje. Spdjnosé¢ danych wspdidzielonych
zapewniana jest poprzez uzycie protokolu uniewazniania przy zapisie w polaczeniu z komu-
nikacjg rozgloszeniowg. Mermaid umozliwia korzystanie z bDSM w multikomputerach heteroge-
nicznych, ale jego wersja prototypowa naktada szereg ograniczen co do typdéw wspdtdzielonych
danych. Agora jest réwniez implementacjg DSM przeznaczong dla systeméw heterogenicznych.
Wspdldzielenie obejmuje definiowane przez programiste struktury danych, wraz z ich funkcja-
mi dostepowymi (ang. access-functions). Definicje te opisane sa w jezyku wysokiego poziomu,
o prostej sktadni, ktérego kompilator generuje kod dla érodowiska wykonawczego Agory i dla
wspieranych jezykéw programowania. W czasie wykonania dane sg adresowane za pomocg tan-
cuchéw znakéw (ang. string) lub liczb calkowitych (ang. integer). Zapis danych dzielonych jest
przeprowadzany podobnie jak modyfikacja krotek w jezyku Linda. Réznica polega na zastoso-
waniu mechanizmu od$miecania (ang. garbage collector) do automatycznego usuwania struktur.
Dane moga by¢ powielane. W przypadku modyfikacji danych powielonych zadanie zapisu jest
wysylane do oryginatu. Wszystkie operacje sieciowe sg przeprowadzane za posrednictwem spe-
cjalnego procesu nazwanego AgoraServer. Agora dostarcza rowniez mechanizméw automatycz-
nej konwersji formatéw danych. Zjawisko falszywego wspdtdzielenia jest zredukowane poprzez
uzycie typéw danych definiowanych przez programiste. Replikacja danych moze wptynaé nieko-
rzystnie na wydajnos¢ aplikacji uzywajacych tej implementacji DsM. Midway dostarcza wielu
mechanizmoéw zapewniania spojnosci danych. W tym systemie DSM historycznie po raz pierwszy
zostala wprowadzona spdéjnosé wejscia danych wspédtdzielonych. Dane wspoétdzielone kojarzone
sg ze zmiennymi synchronizacji na poziomie jezyka programowania. W Midway istnieje wiele
typéw takich zmiennych, lacznie z blokadami (ang. locks) i barierami (ang. barriers). Dzigki
etykietowaniu zmiennych dzielonych, ktére réwniez jest dostepne w tym systemie, mozliwa jest
realizacja pozostalych mechanizméw zachowywania spdjnosci. Midway sktada sie z trzech kom-
ponentéw: zbioru stéw kluczowych i funkcji uzywanych do opisu programéw wspotbieznych,
kompilatora generujacego kod oznaczajacy dane po wystapieniu zapisu jako zmodyfikowane
(ang. dirty) oraz srodowiska wykonawczego dostarczajacego mechanizméw spéjnosci. Do zarza-
dzania zmiennymi synchronizujacymi uzywane sa znaczniki czasowe (ang. timestamp). Zaleta
Midway jest réoznorodnosé¢ dostepnych modeli zapewniania spéjnosci. Wada jest trudny w uzyciu
mechanizm spdjnosci wejscia. Projektanci systemu TreadMarks za cel postawili sobie stworze-
nie systemu DsM, ktéry moégltby byé zastosowany w multikomputerach zbudowanych ze stacji
roboczych potaczonych siecig lokalng typu Ethernet. Poniewaz takie sieci cechuja sie czesto
duzymi opéznieniami transmisji, to waznym zadaniem projektowym byla redukcja komunika-
cji koniecznej do zachowania spdjnosci dzielonych danych. W TreadMarks uzyto wigc wariantu
spbéjnoéci zwalniania, nazywanego leniwq spdjnosciq zwalniania, w ktérym zmiany propagowane
sg dopiero wtedy, gdy na jednym z weztéw zostanie wykonana operacja nabycia. Oprdcz mecha-
nizmu zachowania spéjnosci innym zrédtem nadmiarowej komunikacji jest zjawisko falszywego
wspdéldzielenia. Aby zredukowaé czestosé jego wystepowania TreadMarks uzywa protokotu wielu
pisarzy (ang. multiple-writer) opartego na leniwym tworzeniu rekordéw opisujacych modyfikacje
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dokonane na zawartosci strony (ang. diffs).

Hybrydowe rozproszone pamieci dzielone (programowo-sprzetowe)

Mechanizm rozproszonej pamieci dzielonej mozna zaimplementowaé taczac rozwiazania sprze-
towe i programowe [13]. Elementy programowe wprowadzane sa w sprzetowych DSM bazujacych
na katalogach z pelnym odwzorowaniem, aby zwiekszy¢ ich skalowalnosé. Po przekroczeniu po-
jemnosci katalogu nadmiarowe pozycje katalogowe sa przechowywane i zarzadzane przez opro-
gramowanie. Gléwnym celem dodawania elementéw sprzetowych do programowej rozproszonej
pamieci dzielonej jest zwickszenie jej wydajnosci. Wspomaganie sprzetowe, w postaci specjalizo-
wanych procesoréw moze przejaé od oprogramowania czes¢ operacji zwigzanych np. z realizacja
protokotéw spdjnosci.

Hybrydowa DsM jest PLUS [9,13,63]. Odwzorowanie pamieci, zarzadzanie spdjnoscia oraz
operacje niepodzielne w tej DSM realizowane sg sprzetowo, natomiast system operacyjny od-
powiedzialny jest za powielanie i przemieszczanie wspotdzielonych stron. Spdjnosé jest zapew-
niana poprzez wykonywanie wszystkich modyfikacji w tej samej kolejnosci oraz przez uzycie
zapisu skrosnego (ang. write-through) do aktualizacji wszystkich kopii zmodyfikowanej strony.
Zapisy sg operacjami nieblokujacymi. Operacja odczytu jest blokujaca, jesli dotyczy strony,
ktorej zawarto$é¢ jest w danej chwili modyfikowana. Inna implementacja DSM o nazwie Ly-
nx/Galactica Net wykorzystuje niezmodyfikowana MMU jako wsparcie sprzetowe [13]. W tym
rozwiazaniu RAM poszczegdlnych weztéw shuzy jako pamieé¢ podreczna dla globalnej pamieci
dzielonej. Wspomniana jednostka zarzadzania pamiecia jest obstugiwana przez oprogramowa-
nie pamieci wirtualnej zaimplementowane w systemie operacyjnym Mach. Strona pamieci jest
jednostka wspoéldzielenia i moze znajdowaé sie w jednym z trzech stanéw: tylko do odczytu,
prywatnym i aktualizacji. Rola systemu operacyjnego w zapewnieniu spdjnosci polega na ozna-
czeniu stron jako aktualizowanych i zainicjowaniu tablic przechowujacych informacje o weztach
posiadajacych kopie tych stron. Kazdy zapis do strony aktualizowanej jest wykrywany przez
sprzet i propagowany do weztéw, ktére maja jej kopie. Jesli zapisy nie sg czeste, to stosowane
jest uniewaznianie. W przeciwnym wypadku wykonywana jest aktualizacja. Alewife [13,64] re-
alizuje mechanizm DSM oparty na sprzetowym katalogu o ograniczonej pojemnosci, w ktérym
dzieki oprogramowaniu sterowanemu przerwaniami emulowany jest katalog z pelnym odwzoro-
waniem. Kooperacja sprzetu i oprogramowania zapewnia roéwniez w Alewife Scistg spéjnoéé. Ta
implementacja DSM zostala uzyta do realizacji systemu MGS, ktéry integruje pamieci weztow
w DSM stosujac jednostki wspéldzielenia o réznej ziarnistosci [65]. FLASH stosuje oprogramo-
wanie wspomagane przez sprzet do realizacji DSM, w ktorej RAM kazdego wezla jest zarzadzana
jak pamieé¢ podreczna [13,66]. Protokdt spdjnosci tej pamieci jest podobny do protokotu zasto-
sowanego w systemie DASH, ale posiada kilka dodatkowych elementéw pozwalajacych uniknaé
zakleszczen (ang. deadlock). Jest on realizowany przez oprogramowanie korzystajace ze spe-
cjalnego 64-bitowego procesora superskalarnego o nazwie MAGIC (ang. Memory and General
Interconnection Controller), ktéry integruje w sobie dzialanie kontrolera pamieci, sterownika
wejScia-wyjscia oraz interfejsu sieciowego. Jego zadaniem jest zminimalizowanie konieczno$ci
angazowania procesora gtownego w obstuge DSM. MAGIC zawiera i obsluguje sprzetowy katalog
pamieci podrecznej oraz umozliwia realizacje wielu protokotoéw spéjnosci. Moze réwniez nad-
zorowa¢ wymiane komunikatéw miedzy weztami multikomputera. ParaDiGM jest architektura
taczaca w sobie elementy oprogramowania systemowego, sprzetu i komponentéw zaliczanych
do oprogramowania typu firmware, ktérej jednym z zastosowan jest realizacja DsM [13, 67].
Podstawsa dziatania rozproszonej pamieci dzielonej zwigzanej z ta architektura jest mechanizm
rozproszonego pliku pamieci podrecznych, ktory pozwala na realizacje efektywnych operacji
wejScia-wyjscia i dostarcza mechanizméw tolerowania btedow. System operacyjny w architek-
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turze ParaDiGM udostepnia kazdemu procesowi uzytkownika osobng przestrzen adresowa, do
ktoérej odwzorowywane sa pliki zwigzane z tym procesem. To odwzorowanie jest implementowane
za pomoca lokalnego zbioru pamieci podrecznych i modutéw serwerowych, ktére nadzoruja ope-
racje zapisu i odczytu plikéw oraz zarzadzaja spojnoscia danych. Plik pamieci podrecznych jest
odpowiednikiem zbioru stron pamieci wirtualnej w konwencjonalnych systemach operacyjnych.
Operacje na tym pliku wykonywane sa za pomoca mechanizmu RPC. Konstrukcja pamieci pod-
recznej w ParaDiGM pozwala uzy¢ do zachowania jej spojnoéci tych samych protokotéw, ktére sa
uzywane w rozproszonych systemach plikéw. Jednostka spéjnosci jest blok pamieci podrecznej,
co w polaczeniu ze sprzetem zapewniajacym spdjnosé¢ pamieci podrecznej w obrebie wezla, po-
zwala osiagnaé wigksza wydajnosé, niz w systemach, w ktérych jednostka spéjnosci jest strona
pamieci wirtualnej. Cashmere [68] jest rodzina implementacji DsM, ktérych dziatanie uzaleznio-
ne jest od funkcji dostarczanych przez sieci komputerowe dedykowane do budowania systemow
wielokomputerowych, takie jak Memory Channel. Pierwsza wersja Cashmere oznaczona jako
CSM-1L traktuje kazdy procesor, nawet w wieloprocesorowych weztach, jako oddzielny wezet sie-
ciowy. Programy, ktore korzystaja z CSM-1L poddawane sg dodatkowemu etapowi przetwarzania
podczas kompilacji, ktérego celem jest zapewnienie wydajnej realizacji zapisu skrosnego. Taki
zapis pozwala zwiekszy¢ efektywna pojemnosé jaka oferuje ta pamieé. Druga wersja Cashmere,
nazwana CSM-2L uzywa sprzetowego wsparcia spdjnosci i stosuje dwukierunkowy mechanizm
réznicujacy (ang. two-way diffing mechanism), aby aktualizowaé kopie wspotdzielonych danych
podczas zapisu. Cashmere-vLM [68,69] pozwala dodatkowo zarzadzaé¢ polityka stronicowania
tak, aby uniknaé¢ kosztownego wysytania wspotdzielonych stron do dyskowych urzadzen wy-
miany. Zamiast tych urzadzen uzywana jest dostepna RAM wszystkich weztéw multikomputera.
Aby algorytm wymiany uwzglednial zbiér stron wspotdzielonych, to wszystkie strony pamieci sa
dzielone na cztery kategorie: strony wylaczne (ang. exclusive pages), strony domowe (ang. home
pages), strony modyfikowalne (ang. read-write pages) i strony tylko do odczytu oraz uniewaznio-
ne (ang. read-only and invalid pages). Przynaleznosé strony do jednej z wymienionych kategorii
wplywa na prawdopodobienstwo jej wymiany. VisMI to implementacja DSM [70], ktéra przez
jej twércow okreslana jest jako programowa, ale moze byé¢ uruchomiona wylacznie w systemie
multikomputerowym opartym o sie¢ InfiniBand [10]. Mozna ja wiec uznaé za rozwiazanie hy-
brydowe. Jednostka wspotdzielenia w ViSMI jest strona. Stosowanym protokotem spdjnosci jest
leniwa spdjnoéé¢ zwalniania. Komunikacja w tej implementacji DSM jest oparta na mechanizmie
RDMA dostarczanym przez InfiniBand. Innym mechanizmem tej sieci stosowanym w ViSMI jest
sprzetowa komunikacja rozgloszeniowa, uzywana przy realizowaniu protokotu spéjnosci do prze-
sylania zapiséw roznic zawartosci stron oryginalnych (ang. clean page) i zmodyfikowanych (ang.
dirty page). VisMI dostarcza réwniez makr dla programistow, ktore ulatwiaja zréwnoleglenie
programow sekwencyjnych.

Jako podsumowanie podrozdzialu po$wieconego DSM mozna przytoczy¢ opinie autoréw Qu-
arks [71]. Uwazaja oni, ze wigkszo$¢ projektantéw DSM bierze pod uwage w swoich pracach tylko
wydajnos¢, zaniedbujac pozostate kwestie, do ktérych zaliczaja:

e narzedzia do diagnostyki DSM,
e dostepnos¢ oznaczajaca w tym przypadku mozliwo$¢ pozyskania oprogramowania DSM,
e integracje z istniejacymi elementami $rodowiska (ang. software environment),

e stosowalnos¢ - wiekszos¢ implementacji DSM jest dedykowana dla okreslonego problemu
lub grupy probleméw.
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2.2.3. Wsparcie dla ustug zdalnych

Wirtualizacja pamieci rozproszonej, ktorej celem jest wsparcie dla RAM jest szczegdlnie przy-
datna dla aplikacji pracujacych z duzymi zbiorami roboczymi danych. Nalezy do nich oprogra-
mowanie Swiadczace ustugi wielu klientom, takie jak transakcyjne bazy danych, serwery tresci
multimedialnej, serwery aplikacji. Jesli system operacyjny nie dostarcza aplikacjom takiego udo-
godnienia, to moze ono zosta¢ zaimplementowane w warstwie posredniej oprogramowania (ang.
middleware) lub wprost na poziomie aplikacji. Przykladami takich rozwiazan sa Oracle Cohe-
rence Data Grid [1,72], produkty firmy RNA Networks (RNAcache i RN Amessenger) [22] oraz
rozproszone struktury danych [14,27,73].

Oracle Coherence Data Grid jest warstwa posrednig oprogramowania, ktorej gtéwnym za-
daniem jest utworzenie z rozproszonej RAM pamieci podrecznej, ktéra mogtaby pomiescié zbior
roboczy danych aplikacji, tym samym pozwalajac na jego efektywne uzytkowanie. Podstawo-
wym elementem tego rozwiazania jest protokél sieci typu peer-to-peer (P2P). Zastosowanie
takiego protokolu gwarantuje duzy stopien odpornosci na bledy. Komputery moga by¢ dyna-
micznie dodawane lub usuwane ze $rodowiska tworzonego przez Oracle Coherence, ale te zmiany
nie powoduja utraty danych lub efektywnosci ich przetwarzania. Aby zwiekszy¢ wykorzystanie
dostepnej RAM ograniczono stosowanie replikacji danych jedynie do tworzenia kopii zapaso-
wych, na wypadek awarii komputera, ktory przechowuje dane oryginalne. Zastosowano réwniez
mechanizm réwnomiernego rozmieszczania danych miedzy poszczegdlnymi weztami tworzacymi
pamieé¢ podreczna (ang. load balancing). W Oracle Coherence istnieje tylko jeden wlasciciel da-
nych. Wszelkie zmiany informacji sa wykonywane lokalnie, co jest osiagane przez zastosowanie
migracji danych i przetwarzania (ang. state and behaviour migration). W tej kwestii zastosowano
wiec rozwigzania znane z niektérych implementacji DSM. Spdjnosé pamieci podrecznej tworzonej
przez Oracle Coherence i zawartosci Zrédla danych (np. bazy danych) jest zapewniana przez
strategie spéjnosci pamieci podrecznej, ktérych gléwnym zatozeniem jest idempotentnosé opera-
cji zwigzanych z aktualizacja Zrodla danych. Idempotentno$é w tym kontekscie jest wlasnoécia
operacji, ktéra umozliwia jej wielokrotne powtarzanie bez skutkéw ubocznych, ktére bylyby
niebezpieczne dla spdjnosci danych.

Produkty firmy RNA Networks, podobnie jak Oracle Coherence, stuza do wirtualizacji roz-
proszonej pamieci na poziomie warstwy posredniej oprogramowania [15,22,23]. Niestety, szczegd-
ly ich dziatania nie zostaly publicznie ujawnione. RN Acache tgczy pamieci operacyjne poszcze-
g6lnych weztéw multikomputera w pojedynczy zaséb, ktory nie jest zwiazany (ang. decoupled)
z zadnym konkretnym procesorem. Kazdy z procesoréw jest w réwnym stopniu uprawniony do
korzystania z niego. Ta wspdlna pamieci pozwala na wyeliminowanie operacji wymiany stron
(ang. swaping), co skutkuje lepszym wykorzystaniem procesora, ktéry nie musi czekaé¢ na ich
zakonczenie. To z kolei podnosi interaktywnos$é i stopien wieloprogramowosci systemu [4]. Do-
datkowsa zaleta tego rozwiazania jest przezroczysto$é¢ - zadne zmiany w aplikacji uzytkownikow
nie sg konieczne. RN Amessenger tworzy tacze komunikacyjne bazujace na pliku umieszczonym
w puli pamieci stworzonej przez RN Acache. Wystanie komunikatu jest réwnowazne zapisowi do
pliku, a odebranie informacji odpowiada odczytowi z pliku. Eliminuje to konieczno$é uzywania
przez aplikacje gniazd (ang. socket) do komunikacji w srodowisku sieciowym.

Wirtualizacje rozproszonej pamieci multikomputera na poziomie systemu operacyjnego wy-
korzystuja rozwiazania typu ssi. Przykladowo, w sklad oprogramowania Kerrighed wchodzi
modul KDDM (ang. Kernel Distributed Data Management) tworzacy warstwe wspéldzielonej
pamieci rozproszonej umozliwiajaca migracje obiektow danych nalezacych do jadra systemu.
Dzigki niej ustugi jadra zainicjowane w dowolnym wezle klastra majg dostep do struktur danych
jadra wszystkich pozostatych wezléw. Modul ten moze by¢ réwniez wykorzystany niezaleznie
od reszty oprogramowania Kerrighed w celu rozproszenia ustug wykonywanych przez aplikacje
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przestrzeni uzytkownika.

Rozwiazaniem, ktére umozliwia wirtualizacje rozproszonej pamieci operacyjnej na poziomie
aplikacji uzytkownika sa opisane w Podrozdziale 1.3 Skalowalne, Rozproszone Struktury Da-
nych (spps). W wigkszosci implementacji serwery SDDS sa oprogramowaniem wykonywanym
jako aplikacja uzytkowa, natomiast klienci sa realizowani na poziomie oprogramowania uzytko-
wego lub hybrydowo - czesciowo jako warstwa posrednia (ang. middleware), a czeSciowo jako
podsystem aplikacji [27, 74]. Pierwotnie SDDs zostaly zaprojektowane na potrzeby systeméw
multikomputerowych, ale mozna je uogdlni¢ na systemy rozproszone, czego przyktadem jest
SDDS LH’}‘{SP2P [75,76]. W tej implementacji SDDS kazdy wezel, nazywany partnerem (ang. pe-
er) moze pelié réwnoczesnie role klienta i serwera. Partnerzy tworza sie¢ nakladkowa (ang.
overlay network) typu P2pP (ang. peer-to-peer). Ta siecia zarzadza nadzorca (ang. super-peer),
ktory zostal nazwany koordynatorem partneréw (ang. peer coordinator - CP). Nadzoruje on po-
dzialy, a wiec jest odpowiednikiem koordynatora podzialéw znanego z klasycznej wersji SDDS
LHRg. Do jego zadan nalezy réwniez obstuga nowych weztéw, ktére cheg dotaczy¢ sie do sieci na-
ktadkowej. Takie wezty poczatkowo pelnig wylacznie role klientéw SDDS i nazywane sa weztami
kandydujacymi lub uczniami (ang. pupil). Koordynator przypisuje im nauczycieli (ang. tutor).
Nauczycielem moze zostaé¢ wezel, ktéry posiada wiaderko danych, a wiec pelni role nie tylko
klienta, ale rowniez serwera SDDS. Zadaniem nauczyciela jest przekazanie swoim uczniom posia-
danego obrazu pliku SDDS i poinformowanie ich o potozeniu poszczegdlnych partnerow w sieci
naktadkowej. Jesli nastapi podzial, to nauczyciel wysyta im komunikaty aktualizujace obraz
pliku. Uczen pozostaje pod nadzorem nauczyciela do momentu, az otrzyma witasne wiaderko
danych. Jedli zamiast wiaderka danych otrzyma wiaderko z informacjami nadmiarowymi, ktére
mogga postuzyé do odtwarzania uszkodzonych wiaderek danych, to nadal pozostaje uczniem.
Dzialanie mechanizmu tolerowania btedéw w LH’P‘{SP2P opiera sie na parzystos$ci wyliczanej za
pomoca kodu detekcyjno-korekeyjnego Reeda Solomona [77]. Czes$é partneréw przechowuje wla-
$ciwe dane aplikacji, a pozostali magazynujg informacje nadmiarowe, bedace stowami kodowy-
mi wyliczonymi na podstawie tych danych. Niektore z wezléw moga przechowywaé wylacznie
te informacje, nie bedac ani klientami, ani serwerami SDDS. Mechanizm tolerowania bteddw
ma dodatkowe zastosowanie. W sieciach P2P moze wystepowaé niekorzystne zjawisko nazywa-
ne ,kotlowaniem” (ang. chrun). Polega ono na bardzo dynamicznej zmianie liczby partneréw
uczestniczacych w takiej sieci. Struktura SDDS LH*RSP2P minimalizuje skutki takiego zjawiska
opoOzniajac przypisanie wiaderek z danymi do nowych partneréw poprzez odtwarzanie danych
serwerow, ktore ulegly awarii za pomoca informacji nadmiarowej. W tym dziataniu uwzglednia-
ne sa réwniez przypadki opuszczenia i powrotu w relatywnie krétkim czasie partneréw, ktérzy
pelnig role serweréw. Koncepcja SDDs stala sie podstawa prac nad innymi strukturami rozpro-
szonymi. Najbardziej zblizonym do SDDS rozwiazaniem jest rozproszona struktura, do ktérej
zarzadzania uzyto algorytmu DDH (ang. Distributed Dynamic Hashing) [73]. W poréwnaniu
do klasycznej SDDS LH* decyzja o podziale wiaderek jest podejmowana lokalnie przez serwer,
a wiec podzialy nie musza by¢ uporzadkowane. Eliminuje to ,,waskie gardlo” jakim jest w SDDS
LH* koordynator podzialow. Schemat adresowania wiaderek przez klientéw bazuje na drzewach
pozycyjnych. Klucz rekordu jest wynikiem funkcji skrétu (ang. hash function) dla argumentu
bedacego zawartoscia rekordu. Znany klientowi poziom pliku wskazuje, ile bitow, poczawszy od
bitu najmtodszego, w kluczu bedzie okreslato numer wiaderka, do ktérego ma by¢ wystane za-
pytanie. Pozostale rozwiazania pochodne od SDDS nie sg bezposrednio zwiagzane z wirtualizacja
rozproszonej pamieci operacyjnej. Rozproszone struktury danych DDS zaproponowane w [78]
zaprojektowane zostaly jako wsparcie dla ustug internetowych (ang. Internet services), ale wir-
tualizuja pamie¢ masowa (dyskowa) multikomputera. Protokoly pP2p takie jak Chord, Sympho-
ny, CAN i Pastry, podobnie jak SDDS LH*, bazuja na koncepcji rozproszonej tablicy haszujacej
(ang. Distributed Hash Table - DHT) i moga stanowié¢ infrastrukture do budowy struktur danych
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wirtualizujacych RAM [79-82]. Z takiego rozwiazania skorzystali twércy Oracle Coherence.

2.3. Podsumowanie

Problem wirtualizacji rozproszonej pamieci operacyjnej multikomputera jest przedmiotem
wielu badan i znalazt liczne i réznorodne rozwiazania. Podstawowe idee zawarte w tych rozwia-
zaniach mozna podzieli¢ na nastepujace kategorie:

e sp6jnosé,

e wydajnosé,

e odpornosé na bledy (pewnoscé),

e skalowalnos¢,

e wykorzystanie dostepnej pamieci operacyjnej.

Trzy z nich sa uniwersalne dla wszystkich opisanych metod wirtualizacji rozproszonej pamieci
operacyjnej (skalowalno$é, wydajnosé, odporno$é na bledy), a pozostale maja znaczenie tylko
dla niektérych z nich (np. spéjnosé dla Dsm, wykorzystanie nieuzywanej, rozproszonej RAM dla
rozproszonych RAM dyskéw i urzadzen wymiany). Tabela 2.1 jest zestawieniem ogélnych charak-
terystyk rozwigzan bedacych przedstawicielami kazdej z opisanych klas zastosowan wirtualizacji
pamieci RAM. Na podstawie jej zawartosci mozna poréwnaé wybrane rozwiazania dokonujac sza-
cunkowej oceny ich skalowalnosci, wydajnosci i pewnosci. Takie poréwnanie przedstawiono na
Rysunku 2.2 (HDSM oznacza sprzetowa implementacje rozproszonej pamieci dzielonej, SDSM re-
alizacje programowa DSM, a HSDSM hybrydowa). Jedynym przedstawicielem metod wirtualizacji

Skalowalnosé

0 _(RMM,RPM,MSM,NSWAP,NRD)_(DA,HDSM)—(SDSM,HSDSM,SDDS)— 1

Wydajnosé

0 (SDSM,NRDHHDSM,HSDSM,RMM,RPM,MSM,NSWARDA,SDDS)— 1

Pewnosé

0 —(HDSM,SDSM,NSWAP,DA7RMM,MSM HSDSM : RMP,NRD,SDDS '— 1

Rysunek 2.2: Ocena rozwiagzan realizujacych wirtualizacje rozproszonej RAM

pamieci operacyjnej multikomputera zwiazanych ze wsparciem dla ustug zdalnych sa w tym po-
rownaniu Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych. Wybrano je, poniewaz na funkcjonalnosci
dostarczanej przez SDDS i inne rozproszone struktury danych (np. DDH) bazuje dziatanie Oracle
Coherence Data Grid i produktéw firmy RNA Networks. Analizujac poréwnanie warto zwrdcié
uwage na wysokie oceny, jakie w kazdej z branych pod uwage kategorii uzyskaly Skalowalne,
Rozproszone Struktury Danych (SDDs). Wynikaja one z efektywnosci uzywanych w tych struk-
turach algorytmow adresowania danych, braku elementéw konstrukeji, ktore ograniczatyby ich
skalowalno$é¢ oraz z faktu, ze w SDDS mozna tatwo zastosowaé mechanizmy tolerowania btedéw.
Nalezy zauwazy¢, ze Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych moga by¢, tak jak rozproszo-
ne RAM dyski i urzadzenia wymiany, postrzegane jako metoda wykorzystania dostepnej RAM
weztow multikomputera. W poréwnaniu z nimi SDDS odznaczaja si¢ lepsza skalowalnodcia, lecz
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Wsparcie dla pamieci operacyjnej

Podstawowa jednostka danych - strona dla urzadzenn wymiany (RMM, RMP, DA, MSM, Nswap),
blok danych dla urzadzen blokowych. Obstuga wielu klientéw - mozliwa w wiekszoéci imple-
mentacji urzadzen wymiany. Niektére z nich obstuguja nawet klientow heterogenicznych. Brak
w przypadku urzadzen blokowych. MoZliwo$é wspoldzielenia danych - brak w przypadku urza-
dzeni blokowych, rozwazana teoretycznie w przypadku urzadzen wymiany (RMM, MSM). Ska-
lowalno$é - w wiekszoéci rozwiazan dane sa przenoszone na inny wezel, jesli zaczyna brako-
wacé¢ miejsca biezacemu serwerowi, co daje staba skalowalnosé. Wyjatkiem jest DA, cho¢ w tym
przypadku gérnym ograniczeniem jest rozmiar sieci, w ktérej to rozwiazanie jest stosowane.
Odpornosé na bledy - NRD i RMP oferujg kilka mechanizméw tolerowania btedow.

Rozproszona pamieé¢ dzielona

Podstawowa jednostka danych - dla sprzetowych DSM jest to najczedciej strona lub linia pa-
mieci podrecznej procesora, dla programowych DSM jest to strona, segment lub zmienna (np.
obiekt), w implementacjach hybrydowych moze to by¢ strona lub nawet plik. Obstuga wielu
klientow - zazwyczaj wezly systemu stosujacego DSM sa rownoprawne. Niektére implementacje
umozliwiaja wspoélprace weztéow heterogenicznych. Wspdldzielenie danych - jest to podstawowe
zalozenie koncepcji DSM. Skalowalno$é - wszystkie implementacje sa w duzym stopniu skalo-
walne. W sprzetowych DSM skalowalno$é moze byé ograniczona ich konstrukcja oraz kosztami
finansowymi, a w implementacjach programowych stosowanymi modelami spéjnosci. Najlepsza
skalowalno$¢ cechuje implementacje hybrydowe. Odpornosé na bledy - z opisanych rozwiazan
jedynie ParaDiGM oferuje mechanizmy tolerowania btedéw. W przypadku niektérych z pozosta-
tych DsSM tolerowanie btedow mogloby by¢ zrealizowane na bazie istniejacej replikacji danych.
Odpornosé na bledy DsM oferowanych przez jezyki programowania moze by¢ zrealizowana na
poziomie aplikacji, ktora sa tworzone z uzyciem takich jezykow.

Wsparcie dla ustug zdalnych

Podstawowa jednostka danych - najczesciej obiekt, rekord lub strona. Obstuga wielu klientow
- w niektérych rozwiazaniach wezlty multikomputera lub systemu rozproszonego sa rownopraw-
ne. Inne rozwiazania zaprojektowane sa z uwzglednieniem mozliwosci obstugi duzej liczby klien-
tow. Wspoldzielenie danych - mozliwe w wigkszoéci przypadkéw. Skalowalno$é - podstawowy
cel projektowy dla tego rodzaju rozwiagzan. Odpornosé na bledy - jest jedng z podstawowych
wlasnosci, niektére ze stosowanych mechanizméw tolerowania bledéw bazujg na protokotach
sieci peer-to-peer.

Tabela 2.1: Podsumowanie informacji o zastosowaniach wirtualizacji rozproszonej pamieci

ich zastosowanie w aplikacjach uzytkowych wymaga dodatkowych zabiegéw. Pozadanym bytoby
zatem opracowanie rozwigzania, ktore taczyltoby skalowalnos¢ i wydajnoéé¢ SpDS z dostepnoscia
dla aplikacji, jaka cechuja sie¢ rozproszone RAM dyski i urzadzenia wymiany. To rozwigzanie
zaliczaloby sie rownocze$nie do klas zastosowan wirtualizacji rozproszonej RAM zwigzanych ze
wsparciem dla pamieci operacyjnej i ze wsparciem dla ustug zdalnych. W nastepnym rozdziale
rozprawy rozwazana jest mozliwosé realizacji takiego rozwigzania.
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3. Motywacja

Ten rozdzial opisuje problem, ktory jest przedmiotem rozprawy oraz zawiera argumentacje
uzasadniajaca podjecie badan z nim zwigzanych. W Podrozdziale 3.1 zawarto krétkie, anali-
tyczne podsumowanie informacji umieszczonych w Rozdziale 2 oraz wprowadzenie do rozpatry-
wanego problemu. W czeéci 3.2 rozdziatu przeanalizowano charakterystyke w kontekscie SDDS
problemu badawczego. Ostatnia czesé rozdziatu zawiera uszczegdlowienie tezy i celu rozprawy.

3.1. Analiza dziedziny

W Rozdziale 2 zostaly przedstawione gléwne kierunki badan nad wirtualizacja pamieci roz-
proszonej multikomputeréw: wsparcie dla pamieci operacyjnej, rozproszona pamieé dzielona,
wsparcie dla ustug zdalnych. DsM jest prawdopodobnie najlepiej zbadang metoda wirtualiza-
cji RAM systeméw wielokomputerowych. Zaproponowano dla niej wiele sposobéw realizacji na
roznych poziomach systemu komputerowego. Wsparcie dla pamieci operacyjnej dotyczy wyko-
rzystania nieuzywanej, rozproszonej RAM multikomputera jako urzadzenia blokowego (ang. block
device) [30,39], ktére najczesciej pelni role urzadzenia wymiany. Wnioskujac po liczbie publika-
¢ji, mniej zbadanym zastosowaniem tej pamieci jest jej uzycie w charakterze RAM dysku.

Wsparcie dla ustug zdalnych jest stosunkowo nowym i dosy¢ ogélnym zagadnieniem, ktore
obejmuje dwie wyzej przytoczone kategorie, ale réwniez dotyczy innych rozwiazan w dziedzinie
wirtualizacji pamieci. Oracle Coherence Data Grid i produkty firmy RNA Networks sa przy-
ktadem potaczenia takich koncepcji jak DSM, rozproszone urzadzenia wymiany, rozproszone
RAM dyski i sieci P2P w jedno srodowisko, ktére wspomaga prace oprogramowania oferujacego
ustugi zdalne. Wydajnos¢ dziatania takiego srodowiska jest wiec zalezna od sktadowych realizu-
jacych te podstawowe koncepcje. Wynika stad konieczno$¢ tworzenia nowych lub udoskonalania
istniejacych fundamentalnych metod wirtualizacji rozproszonej RAM dla celéw wspomagania
ustug zdalnych. Do takich metod naleza Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych.

Istnieje pewne podobienstwo miedzy SDDS, a rozwiazaniami wspomagajacymi pamieé ope-
racyjna. W obu przypadkach jednym z gléwnych zalozen jest wykorzystanie dostepnej RAM
weztow multikomputera. Jednakze, o ile wigkszo$¢ rozwigzan z zakresu wspomagania pamie-
ci operacyjnej wykorzystuje tylko RAM pojedynczego wezta, o tyle SDDS tworzg spdjny obraz
zasobu pamieci, ktérego rozmiar dostosowuje sie do potrzeb aplikacji, czyli jest skalowalny.
Dodatkowo SDDS nie posiadaja elementow takich jak centralny katalog, ktére ograniczaja ska-
lowalnos¢ juz na poziomie architektury rozwigzania. Czas dzialania algorytmoéow adresowania,
ktore sg uzywane w Skalowalnych Rozproszonych Strukturach Danych, nie jest zalezny od wiel-
kosci pliku sDDs, dlatego lokalizacja danych w takich strukturach jest bardzo szybka. Kolejnym
atutem SDDS jest tatwa do uzyskania odpornosé na btedy.

Zasadnicza wada, ktéra powoduje, ze SDDS nie sa szeroko stosowanym rozwiazaniem [76]
sa wymagania jakie trzeba spetnié¢, aby udostepni¢ funkcjonalnosé Skalowalnych, Rozproszo-
nych Struktur Danych aplikacjom uzytkowym. Oryginalna koncepcja SDDS zaktada catkowita
ich implementacje w przestrzeni uzytkownika. Aplikacja moze wiec korzystaé z takich struktur

42



danych, tylko jedli byta tworzona z mys$lg o ich zastosowaniu lub jesli zostala przeprowadzona
odpowiednia modyfikacja jej kodu zrédtowego. Inne mozliwosci zakladaja stworzenie warstwy
posredniej oprogramowania lub udostepnienie aplikacjom SDDS jako ustugi systemu operacyj-
nego. Pierwsze rozwiazanie tylko cze$ciowo eliminuje konieczno$¢ ingerencji w kod zZrédlowy
aplikacji [74].

Te niedogodno$¢ mozna probowaé usungé udostepniajac SDDS przez interfejs, ktéry jest
wznany” aplikacjom uzytkowym, taki jakim sa wywolania systemowe (ang. system calls) [2—4].
Dodanie nowych wywotan do zbioru istniejacych w systemie operacyjnym nie stanowi jednakze
rozwigzania problemu, gdyz ich uzycie rowniez wymagatoby dokonania zmian w kodzie zrédto-
wym aplikacji [30]. Nalezy postuzy¢ sie takimi, ktére juz istnieja w systemie i sa czesto uzywane
przez programy uzytkowe. Wiekszodé wspolczesnych systemdéw operacyjnych zbudowana jest
w oparciu o paradygmat ,wszystko jest plikiem”, wiec do tej grupy wywotan systemowych za-
liczaja sie te, ktére zwigzane sa z obstugg plikéw. Aby za ich pomoca umozliwi¢ aplikacjom
korzystanie z SDDS nalezy stworzy¢ klienta sSDDS, ktory bylby elementem systemu operacyjnego
aktywowanym przez te wywolania. Istnieja dwa rodzaje takich elementéw, ktére w tym przy-
padku moga by¢ wziete pod uwage: systemy plikow i sterowniki urzadzen blokowych. Klient
SDDS w postaci sterownika urzadzenia blokowego jest rozwigzaniem niskopoziomowym, za to
bardziej uniwersalnym od systemu plikow. Tworzy on wirtualne urzadzenie, na ktérym mozna
osadzi¢ dowolny lokalny system plikéw, zaleznie od potrzeb wynikajacych z przeznaczenia te-
go urzadzenia. W szczegdlnosci moze ono zostaé uzyte jako przestrzen wymiany w klasycznej
implementacji pamieci wirtualnej. Za wyborem takiego rozwigzania przemawia réwniez wy-
korzystanie sterownikéw urzadzen blokowych w innych implementacjach wirtualizacji pamieci
operacyjnej multikomputera [26,32, 38, 42].

3.2. Charakterystyka SDDS

Koncepcja ktora przedstawiono w poprzednim podrozdziale zaktada przedstawienie aplika-
cjom uzytkowym Skalowalnych, Rozproszonych Struktur Danych (SDDS) jako urzadzenia bloko-
wego. Oprécz przytoczonych argumentow taki wybdr uzasadniaja rowniez analogie w dziataniu
i budowie SDDS oraz urzadzen blokowych. Do takich urzadzen zalicza sie urzadzenia o dostepie
swobodnym (ang. random access), ktérych wielkosé podstawowej jednostki informacji jest rzedu
co najmniej kilkuset bajtéw. W tej kategorii znajduja sie urzadzenia pamieci masowej. Mimo
wspélnych cech réznia sie one budowa i parametrami fizycznymi [2—4, 30]. Urzadzenie blokowe
jest wiec abstrakcja, ktora stanowi wspélny interfejs dla takiej klasy urzadzen. Pozwala ona
przedstawi¢ urzadzenie pamieci masowej jako tablice, ktérej kazdy element, nazywany sekto-
rem, ma unikalny indeks (adres) bedacy liczba naturalna oraz wielko$¢ wynoszaca co najmniej
512 bajtéow. Urzadzenie blokowe pozwala przeprowadzié¢ pojedyncza operacje zapisu lub odczy-
tu na wiecej niz jednym sektorze. Taka grupe przylegtych sektoréw, na ktérych wykonywana
jest operacja, okreéla sie mianem bloku, a operacje nazywa sie blokowa. SDDS odpowiadaja tej
charakterystyce. Pojedyncza jednostka danych w takich strukturach jest rekord identyfikowany
za pomoca unikatowego klucza - odpowiednik bloku lub sektora. Zbiér wszystkich wiaderek
wchodzacych w sktad SDDS postrzegany jest jako plik o swobodnym dostepie lub rozproszona
tablica haszujaca DHT. Te podobienstwa umozliwiaja i utatwiaja implementacje klienta SDDS
w postaci sterownika urzadzenia blokowego.

Miedzy sDDS i klasycznymi implementacjami pamieci wirtualnej, w szczegdlnosci stronico-
waniem na zadanie, tez wystepuja pewne analogie. Zostaly one zestawione w Tabeli 3.1.

Istnieja trzy architektury sSpDs, ktore zostaly opisywane w Podrozdziale 1.3. Kazda z nich
posiada cechy, ktore okreslaja stopien jej zgodnosci z modelem urzadzenia blokowego i zasad-
nos¢ oraz mozliwos¢ udostepnienia jej implementacji aplikacjom uzytkownika za pomoca ta-
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Stronicowanie na zgdanie

SDDS

Rozmiar strony jest staty.

Rozmiar rekordu moze by¢ staty.

W przypadku braku miejsca w pamieci ope-
racyjnej czesé stron jest wycofywana do pa-
mieci pomocniczej (urzadzenia wymiany).
Operacja ta steruje algorytm wymiany.

W przypadku braku miejsca w wiaderku
czes¢ rekordéw przesyltana jest do innego wia-
derka. Operacja ta steruje algorytm podziatu
wiaderka.

Adresy wirtualne stron przeksztalcane sa na
adresy fizyczne. Translacji dokonuje jednost-
ka MMU.

Klucz rekordu zamieniany jest na adres lo-
giczny wiaderka. Translacji dokonuje klient
SDDS.

Tabela 3.1: Analogie miedzy stronicowaniem na zadanie, a SDDS

kiego interfejsu. SDDS SD-Rtree stuzy do zarzadzania danymi adresowanymi za pomoca wielu
indeksow. Urzadzenie blokowe nie zapewnia wykorzystania wszystkich mozliwoéci tej struktury.
Dwie pozostate architektury lepiej pasuja do modelu urzadzenia blokowego. SDDS RP* grupuje
rekordy o kolejnych kluczach w obrebie tego samego wiaderka. Ta cecha ma zaréwno pozytyw-
ne, jak i negatywne nastepstwa. Korzyscia z niej plynaca jest mozliwosé tatwej implementacji
pojedynczych operacji, ktére obejmuja duze grupy przyleglych rekordow. Z drugiej strony ta
cecha powoduje w przypadku takich operacji lokalno$¢ odwotan do wiaderek, co moze skutko-
wac obcigzeniem serweréw SDDS, ktore nimi zarzadzaja i tym samym niekorzystnie wpltywac¢ na
wydajnoéé¢ catej struktury. Odwrotnie przedstawia sie sytuacja w przypadku SDDS LH*. Kiedy
wykonywane sg operacje dotyczace przylegtych rekordow, to dzieki zastosowaniu funkcji haszu-
jacych obcigzenie komunikacja klient-serwer jest réwnomiernie rozlozone na wszystkie serwery
SDDS, co jest obserwacja wynikajaca z Chinskiego Twierdzenia o Resztach [83]. Ta sama cecha
jednoczeénie utrudnia prosta implementacje tych operacji - wymaga odpytania wiekszej liczby
serweréw zamiast jednego.

3.3. Podsumowanie

Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych sa metoda wirtualizacji rozproszonej pamieci
systemu wielokomputerowego, ktéra jest typowym rozwigzaniem stosowanym na poziomie apli-
kacji. Ta cecha ogranicza zastosowanie tej metody do programoéw uzytkowych, ktére podczas
tworzenia zostaly wyposazone w czeé¢ kliencka SDDS lub ktére zostaly przystosowane do uzywa-
nia tych struktur poprzez odpowiednie modyfikacje. Klasyczne techniki wirtualizacji pamieci,
takie jak stronicowanie na zadanie, realizowane sg na poziomie systemu operacyjnego i sprzetu co
zapewnia ich przezroczystosé dla aplikacji uzytkownika. Powstaje zatem pytanie jak przeniesé
zarzadzanie wiaderkami SDDS na poziom systemu operacyjnego (analogicznie do zarzadzania
stronami w stronicowaniu na zadanie) i jaka bedzie efektywnos¢ takiego rozwiazania. Rozprawa
daje odpowiedz na to pytanie. Rozwigzanie oparto na spostrzezeniu, ze oprogramowanie klienc-
kie SDDS moze by¢ wykonane w postaci sterownika wirtualnego urzadzenia blokowego. Aby
osiggnaé¢ zamierzony cel opracowano architekture rozwiazania oraz przyktadowa implementa-
cje. Prototyp poddano testom, ktére dobrano majac na uwadze teze rozprawy.

Przedstawiona w nastepnym rozdziale architektura moze postuzyé do realizacji proponowa-
nego wariantu SDDS dla dowolnego systemu operacyjnego wspierajacego paradygmat urzadzen
blokowych (np. wszystkie odmiany Uniksa, systemy rodziny MS Windows). Prototyp rozwia-
zania zostal opracowany dla systemu Linux. Wybdér systemu operacyjnego zostal podyktowany
nastepujacymi wzgledami:

e duza zgodno$c¢ z systemem Unix, z ktérego wywodzi si¢ koncepcja urzadzen blokowych,
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e szerokie zastosowanie w systemach multikomputerowych [84],
e dostepnosé kodu zrédlowego jadra systemu, co ulatwia jego analize [85],

e mozliwo$¢ tworzenia sterownikéw urzadzen w postaci modutéw, ktére moga byé dyna-
micznie tadowane do jadra, co eliminuje koniecznosé restartu systemu.

Rozwiazanie o nazwie SDDS{L zostalo oparte na architekturze SDDs LH*. Czes¢ kliencka
implementacji SDDSfL jest sterownikiem urzadzenia blokowego, ktérego dzialanie jest podobne
do dziatania sterownikéw innych urzadzen tego typu, réwniez w zakresie reagowania na awarie.
Pozostale elementy SDDSfL, czyli koordynator podzialéw (SC) i serwery zostaly opracowane jako
oprogramowanie wykonywane na poziomie aplikacji.

Testy jakim poddano prototyp SDDSfL mialy na celu zbadanie wydajnosci tego rozwiaza-
nia, poréwnanie jej z efektywnoécia zaréwno typowych urzadzen blokowych, jaki i rozproszo-
nych systemoéw plikoéw. Pomiar efektywnosci dokonany zostat dla aplikacji zorientowanych na
wejscie-wyjscie i wymagajacych swobodnego dostepu do danych oraz dla aplikacji zorientowa-
nych na obliczenia [2] i wymagajacych swobodnego dostepu do danych. Do testéow zastosowano
takze rézne konfiguracje systemu wielokomputerowego.
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4. Architektura SDDS{L

W tym rozdziale zawarto opis architektury SDDSfL. Pierwszy podrozdzial jest wprowadze-
niem do SDDS LH*, na ktérej bazuje sDDSfL. W drugim dokonano analizy mozliwoéci przenie-
sienia idei SDDS w przestrzen systemu operacyjnego. W podrozdziale trzecim opisano wysoko-
poziomowa strukture SDDsfL. Trzy kolejne podrozdzialy zawieraja opisy odpowiednio klienta,
serwera i koordynatora podziatéw SDDSfL. Ostatni podrozdzial zawiera opis protokoléw warstwy
aplikacji stosowanych w Skalowalnej, Rozproszonej Strukturze Danych dla Linuksa.

4.1. SDDS LH*

Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych LH* oparte sa na algorytmie haszowania li-
niowego (ang. linear hashing - LH) uogdélnionym na systemy rozproszone i wielokomputero-
we [27,28,86]. Podstawowy algorytm LH zaklada, ze dane sa zgromadzone w pliku umieszczo-
nym w pamieci operacyjnej lub masowej. Plik ten podzielony jest na wiaderka (ang. buckets),
ktore zawieraja rekordy. Haszowanie liniowe pozwala zlokalizowaé dane, w postaci rekordu za
pomoca par funkcji haszujacych oznaczonych symbolami h; i h;41, gdzie ¢ =0,1,2.... Ogol-
na postaé takich funkcji najczesciej jest dana Wzorem 4.1, gdzie C jest unikatowym kluczem
rekordu, a N poczatkowa liczba wiaderek (N > 1).

hi(C) < ¢ mod N - 2° (4.1)

Tak zbudowany i adresowany plik moze zmieniaé¢ swdj rozmiar bez negatywnego wplywu na
czas dostepu do danych w nim zgromadzonych oraz bez duzego zapotrzebowania na pamiec.
Zwigkszenie rozmiaru pliku odbywa sie za pomoca operacji nazwanej podzialem wiaderka (ang.
bucket split). Do podziatu dochodzi, jesli pojemno$é jednego z wiaderek zostanie przekroczona
w wyniku wstawiania do niego nowych rekordéw. Takie zdarzenie nazwane jest kolizja (ang.
collision). Podzialowi ulega wiaderko, ktérego numer jest wyznaczony parametrem n nazwanym
wskaznikiem podziatu (ang. split pointer). Wartos¢ tego wskaznika jest wyliczana wedlug Wzoru
4.2, przy czym poczatkowo wynosi ona zero.

n «— (n+1) mod N - 2° (4.2)
Przebieg czynnosci podziatu jest nastepujacy:
1. tworzone jest nowe wiaderko,

2. rekordy w wiaderku wskazywanym przez n sg dzielone na dwie grupy z uzyciem funkcji
hi+1 i jedna z tych grup jest przesylana do nowego wiaderka,

3. zwiekszana jest warto$¢ n wedhug Wzoru 4.2.

Wskaznik podziatu wskazuje kolejne wiaderka, do ktérych adresowania jest uzywana funk-
cja h;, az do momentu, kiedy wszystkie ulegna podzialowi. Wéwcezas funkcja h; zastepowana
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jest funkcja h;11, a funkcja h;11 funkcja h;ys i caty cykl podzialéw zaczyna sie od poczatku.
Adres (numer) wiaderka w LH zawierajacego rekord o kluczu C jest wyznaczany wedlug Algo-
rytmu 1. Indeksy 4 i ¢+ 1 nazywane sa poziomami wiaderek. Warto$¢ poziomu wiaderka wzrasta

Algorytm 1 Adresowanie wiaderek w LH
a «— hl(C)
if a <n then
a < hit1(C)
end if

o jeden po jego podziale. Aby przedstawiony algorytm adresowania byl poprawny, to poziomy
wszystkich wiaderek pliku musza sie rézni¢ co najwyzej o jeden. Gwarantuje to wskaznik po-
dziatu, ktéry nie dopuszcza do podziatu wiaderek o poziomie i+ 1, zanim nie zostang podzielone
wszystkie wiaderka o poziomie i. Wartos¢ tego wskaznika jest uzywana w algorytmie adresowa-
nia do okreslenia, ktora z funkcji haszujacych ma zosta¢ uzyta do wyznaczenia adresu wiaderka.
Jedli podzialy wiaderek nastepuja tylko w wyniku kolizji, to taki rodzaj podziatéw okreslany
jest jako podzialy niekontrolowane. Podzialy kontrolowane uwzgledniaja dodatkowo wspolczyn-
nik wypelnienia pliku (ang. load factor), czyli stosunek wielkosci pliku do jego zawartosci. Jesli
jego wartosé¢ przekroczy pewien przyjety prog i wystapi kolizja, to nastepuje podzial. Rozmiar
pliku moze rowniez maleé, na skutek taczenia wiaderek. Jest to operacja odwrotna do podziatu
i polega na polaczeniu zawartosci wiaderka o numerze n z ostatnim wiaderkiem w pliku. War-
tos¢ wskaznika podziatu jest zmniejszana zgodnie z Algorytmem 2. Operacja kurczenia pliku,

Algorytm 2 Zmniejszanie pliku w LH
n«—n-—1
if n < 0 then
1—1—1

n« 201
end if

podobnie jak podzialy kontrolowane wymaga monitorowania poziomu wypelnienia pliku. Jesli
jego wartoé¢ spadnie ponizej przyjetego progu wowczas przeprowadzane jest taczenie wiaderek.

W sbpDs LH* wiaderka rozlokowane sa na osobnych weztach multikomputera nazywanych
serwerami SDDS. Przyjetym jest, ze kazde wiaderko rezyduje w RAM takiego wezta. Architektu-
ra SDDS LH* nie okresla w jaki sposéb rekordy wewnatrz wiaderka sg zarzadzane, ale wymaga,
aby kazde wiaderko posiadato swéj poziom, ktéry jest liczbg naturalna oznaczong przez j. Kaz-
dy serwer SDDS posiada swdj unikalny adres logiczny, ktory jest oznaczony przez a i rowniez
jest liczba naturalng. Adresy logiczne odwzorowywane sa na adresy fizyczne (najczesciej adresy
IP) za pomoca tablicy przydzialéw fizycznych (ang. physical allocation table), oznaczonej jako
T, ktéra moze by¢ tworzona dynamicznie lub statycznie [87]. Zawartosé¢ tej tablicy jest znana
wszystkim elementom SDDS LH*. Zbior wszystkich wiaderek tworzy plik SDDS, ktéry moze zmie-
nia¢ rozmiar, tak jak w oryginalnym algorytmie LH. Z tego pliku moga korzystaé klienci SDDS,
ktérzy umieszczani sa, podobnie jak serwery, na osobnych weztach wielokomputera. Do adre-
sowania wiaderek mégltby zostaé uzyty Algorytm 1, ale wtedy kazdy z klientéw musiatby znaé
biezace wartodci parametréw ¢ i n pliku SDDS. Wymagaltoby to stworzenia centralnego katalogu,
w ktorym bylyby one przechowywane, co jednak jest sprzeczne z pierwszym zalozeniem SDDS
opisanym w Podrozdziale 1.3. Katalog centralny stanowilby ,waskie gardlo” (ang. hot-spot)
w strukturze. Natychmiastowe powiadamianie wszystkich klientéw o zmianie wartosci i i n réw-
niez powodowaloby obnizenie wydajnosci SDDS. Rozwiazaniem pozbawionym takiej wady jest
rozszerzenie haszowania liniowego o nazwie LH*. W LH* parametry i i n wystepujace w Algo-
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rytmie 1 zastgpiono parametrami i’ i n’, stanowigcymi lokalny obraz pliku. Réznica polega na
tym, ze wartodci tych parametréw nie musza opisywaé biezacego stanu pliku. Sg one uaktual-
niane dopiero wéwczas, kiedy klient uzywajacy Algorytmu 1 z parametrami 7' i n’ popelni blad
adresowania (zasada ,leniwej aktualizacji”). W takiej sytuacji serwer sDDs, ktory otrzymatl nie-
prawidlowo zaadresowane zadanie wysyla klientowi komunikat korygujacy obraz (ang. Image
Adjustment Message), a zadanie przekazuje do wlasciwego adresata. Komunikat 1AM zawiera
poziom wiaderka (j) serwera, ktéry otrzymal niewlasciwe zadanie. Klient wykonuje Algorytm
3 celem skorygowania swojego obrazu (a jest adresem logicznym serwera, ktéry otrzymal Zle
zaadresowane zadanie). Po wykonaniu opisanego algorytmu klient nie popelni ponownie tego

Algorytm 3 Korekcja obrazu klienta sSDDS LH*
i —j—1
n «—a+1
if n’ > 2" then
n <0
i —1 +1
end if

samego bledu adresowania, ale moze popelni¢ inne. Bedg one korygowane w ten sam sposéb.
Mozliwo$¢ popetnienia btedu adresowania przez klienta wymusza na serwerach SDDs weryfikacje
poprawnosci odbieranych zadan. Dokonywana jest ona za pomocg Algorytmu 4. W jego zapi-

Algorytm 4 Weryfikacja poprawnosci adresu zadania przez serwer SDDS LH*

a — hj(c)
if a’ # a then

a” — hj_1(C)

if a” > a and a” < d/ then

a/ - al/

end if

end if

sie a oznacza adres logiczny serwera dokonujacego weryfikacji, a j poziom jego wiaderka. Jesli
a’ = a to zadanie jest prawidlowo zaadresowane, w przeciwnym przypadku serwer a wysyla
klientowi IAM oraz przesyta jego zadanie do serwera o adresie a’, ktéry zgodnie z jego obrazem
pliku, okreslonym poziomem jego wiaderka, powinien by¢ wilasciwym adresatem zadania. To
zalozenie niekoniecznie musi by¢ prawdziwe, wiec serwer otrzymujacy przekazane zadanie réw-
niez wykonuje Algorytm 4. Jesli i on okaze sie¢ niewlasciwym adresatem, to przesyla zadanie
klienta do kolejnego serwera. Nieprawidlowo zaadresowany komunikat jest przesytany miedzy
serwerami SDDS co najwyzej dwukrotnie.

Podobnie jak w przypadku haszowania liniowego, plik SDDS LH* ulega powigkszeniu na sku-
tek podzialéw wiaderek. Mozliwe jest réwniez ich taczenie i tym samym zmniejszanie wielosci
pliku sDDs, ale to rozwiazanie rzadko jest stosowane w praktyce i nie bedzie tu opisywane.
Wymagania odnos$nie kolejnoéci podziatu wiaderek sa podobne jak w LH - poziomy wszyst-
kich wiaderek tworzacych plik moga sie r6znié¢ co najwyzej o jeden, a wiec wszystkie wiaderka
o poziomie j musza ulec podziatowi, zanim zostanie podzielone ktérekolwiek z wiaderek o po-
ziomie 7 + 1. Nadzorem nad kolejnoscia podzialéw zajmuje sie element SDDS LH* nazwany
koordynatorem podzialéw (ang. split coordinator - sC). Jest on jedyna skladowa SDDS LH*,
ktéra zna doktadny obraz pliku SDDS, czyli aktualne wartosci parametréw n i ¢. Jesli wiaderko
serwera ulega przepelnieniu, to ten wysyta do sc komunikat o kolizji. Koordynator wykonuje
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Algorytm 5 celem wyznaczenia wiaderka, ktore ma sie podzieli¢ i wysyla serwerowi, ktory jest
wlascicielem wiaderka o numerze n komunikat ,;you split” (pol. ty sie podziel).

Algorytm 5 Wyznaczanie przez SC wiaderka do podziatu
n—n-+1
if n > 2 then
n—0
t+—1+1
end if

Po otrzymaniu przez serwer takiego komunikatu wykonywana jest operacja podziatlu, ktéra
przebiega nastepujaco:

1. tworzone jest nowe wiaderko o poziomie j + 1,

2. rekordy w wiaderku n sa dzielone na dwie grupy przy uzyciu funkcji hjy; i jedna z tych
grup, zawierajaca okoto potowy rekordéw jest wysytana do nowego wiaderka,

3. zwiekszany jest o jeden poziom wiaderka n,

4. serwer bedacy wlascicielem wiaderka n wysyta do sC komunikat potwierdzajacy wykonanie
operacji podziatu.

4.2. Analiza mozliwos$ci przeniesienia SDDS na poziom systemu
operacyjnego

W oryginalnej architekturze sSDDS LH* wystepuja trzy zasadnicze elementy: klienci, serwery
i koordynator podzialéw [27]. Podczas projektowania architektury spDsfL konieczne bylo zade-
cydowanie o tym, ktore z nich powinny by¢ przeniesione na poziom systemu operacyjnego. Ten
podrozdzial przedstawia podjete decyzje wraz z argumentami, ktére zostaly rozwazone podczas
ich podejmowania.

4.2.1. Klient SDDS{L

Jednym z gltownych zatozen SDDSfL jest udostepnienie aplikacjom uzytkowym funkcjonalno-
$ci SDDS za pomocy interfejsu, ktory jest juz im znany. Dzieki temu usunieta zostanie konieczno$é
dokonywania modyfikacji kodu tych aplikacji. To wymaganie sugeruje realizacje klienta SDDSfL
na poziomie systemu operacyjnego, ktory takiego interfejsu dostarcza. Pozostaje jednak kwestia
tego w jakiej postaci i w ktérej warstwie oprogramowania systemowego taki klient powinien
by¢ zrealizowany. Istnieje kilka mozliwosci, ktére nalezy rozwazyé. Pierwsza jest realizacja poza
jadrem systemu operacyjnego.

Zalety takiego rozwiazania sa nastepujace:

e Niezawodno$¢ - oprogramowanie systemowe zrealizowane w ten sposéb podlega takiej
samej ochronie jak zwykte aplikacje uzytkowe, dlatego blad w jego dzialaniu nie jest
w stanie zaklécié pracy proceséw, z ktérymi nie wspolpracuje.

e Latwos¢ implementacji - istnieje caly zestaw bibliotek podprograméw oraz narzedzi, ktére
mozna wykorzystaé do tworzenia klienta SDDSIL, usuwania bltedéw (ang. debugging) w jego
kodzie zrédtowym i weryfikacji poprawnosci dziatania.

Wady natomiast obejmuja:

49



e Przelaczanie kontekstu - aby zadanie aplikacji zostalo zrealizowane przez klienta stero-
wanie musi zostaé przekazane do jadra systemu operacyjnego, ktére przekaze je z kolei
do klienta SDDSfL. Wiaze si¢ to ze zmiana trybu procesora i przelaczeniami kontekstu, co
wydltuza czas obstugi takiego zadania. Dodatkowo polityka szeregowania proceséw i wat-
kéw w systemie nie gwarantuje, ze klient SDDSfL zostanie uaktywniony zaraz po tym jak
aplikacja zglosi zapotrzebowanie na wykonanie przez niego zadanej ustugi.

e Interfejs - aby aplikacje mogly skorzysta¢ z ustug klienta SDDSfL musza mie¢ mozliwosé
komunikowania sie z nim, a to moze by¢ zapewnione jedynie przez ingerencje w ich kod
zrodiowy.

Ostatnia z wymienionych wad jednoznacznie sugeruje, ze klient SDDSfL nie moze zostaé
zrealizowany jako oprogramowanie dzialajace w przestrzeni uzytkownika i dostarczajace ustug
systemowych.

Druga mozliwo$¢, to realizacja klienta bezposrednio w jadrze systemu operacyjnego, za po-
mocg zestawu wywolan systemowych.

Jako zalety takiego rozwiazania nalezy uznadé:

e Interfejs - wywolania systemowe stanowig podstawowy $rodek komunikacji z systemem
operacyjnym, wiec sg znanym aplikacjom uzytkowym interfejsem.

e Wydajnos$¢ - konieczne jest tylko jedno przetaczenie kontekstu, aby rozpoczaé¢ obshuge
zadania aplikacji.

Wadami sa natomiast:

e Niezawodno$é - btad w funkcjach implementujacych wywotania systemowe moze dopro-
wadzi¢ do awarii wszystkich proceséw uruchomionych w systemie.

e Trudno$é¢ realizacji - jadro systemu nie dostarcza zazwyczaj tylu bibliotek podprogra-
moéw, ile ma do dyspozycji programista tworzacy aplikacje uzytkowe. Cze$¢ systemoéw
operacyjnych nie pozwala na modyfikacje lub dodanie nowych wywotan systemowych.
Aby zrealizowaé¢ ushugi dostarczane przez klienta SDDSfL nalezy przejaé obstuge istnie-
jacych wywotan systemowych lub doda¢ nowe. W pierwszym przypadku konieczne jest
zachowanie semantyki funkcji, ktére poprzednio implementowaly te wywolania. Nie za-
wsze mozna to zrealizowaé¢, w szczegdlnosci, jesli system jest przeznaczony do pracy na
wielu platformach sprzetowych [30].

e Trudno$é¢ uzytkowania - wdrozenie nowego oprogramowania dzialajacego w trybie jadra
wiaze sie w przypadku wiekszosci stosowanych systeméw operacyjnych z restartem calego
systemu komputerowego. Jedli klient SDDS{L zostal zrealizowany poprzez przejecie obstugi
istniejacych wywotan, to dziatanie niektorych aplikacji moze by¢ zaktécone, o ile nie zosta-
to uwzglednione poprzednie zachowanie funkcji obstugujacych te wywotania. W przypadku
realizacji klienta poprzez dodanie nowych wywolan konieczna jest modyfikacja aplikacji
uzytkowych, aby mogtly z nich skorzystac.

Ostatnie dwie z rozwazonych mozliwosci zaktadaja realizacje klienta SDDSfL w postaci ste-
rownika urzadzenia blokowego lub systemu plikéw.
Za implementacjg klienta w postaci systemu plikow przemawia:

e Mozliwos¢ implementacji w postaci modutu - takie oprogramowanie moze by¢ tadowane
i usuwane z jadra systemu bez koniecznosci restartu komputera.
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Mozliwo$é implementacji w przestrzeni uzytkownika - Linux, ktory jest docelowym syste-
mem dla SDDSfL pozwala na zaimplementowanie sterownika systemu plikéw w przestrze-
ni uzytkownika za pomoca mechanizmu o nazwie FUSE [88]. Wprowadza to op6Znienia
w dzialaniu systemu plikéw, ale pozwala unikna¢ destabilizacji pracy systemu w przy-
padku ujawnienia sie bledéw w oprogramowaniu sterownika. Ponadto, po przetestowaniu
w przestrzeni uzytkownika takie oprogramowanie moze zostaé przeniesione w przestrzen
jadra.

Interfejs - kazda aplikacja pracujaca z plikami moze bez modyfikacji wspdlpracowaé
z klientem SDDSfL zrealizowanym jako system plikéw.

Kontrargumenty sg nastepujace:

Niezawodno$é - jesli sterownik systemu plikow jest zrealizowany w przestrzeni jadra to
btedy w nim zawarte moga doprowadzi¢ do awarii wszystkich proceséw w systemie, tacznie
z jadrem systemu operacyjnego.

Wydajnosé - jesli klient SDDSfL jest zrealizowany w postaci oprogramowania dziatajacego
w przestrzeni uzytkownika, to moze nie by¢ wystarczajaco wydajny.

Ograniczona funkcjonalno$¢ - pula dostepnej pamieci dostarczana przez SDDSfL moze w ta-
kim rozwiazaniu by¢ wykorzystana jedynie do sktadowania i zarzadzania plikami. Dodat-
kowo kazdy system plikow stosuje pewien okreélony sposob zarzadzania magazynowanymi
danymi, ktéry nie zawsze jest zgodny z wymogami aplikacji uzytkowych.

Zaletami realizacji klienta SDDSfL. w postaci sterownika urzadzenia blokowego sa:

Analogie jednostek danych - w SDDS podstawowsa jednostka jest rekord, ktérego rozmiar
moze by¢ staly, a dane w nim zawarte nie sa przez SDDS interpretowane. W przypadku
sterownika urzadzenia blokowego podstawowsg jednostka danych sa bloki o stalej wielkosci.
Ich zawarto$¢ rowniez nie jest przetwarzana przez sterownik.

Efektywno$é - sterowniki urzadzen blokowych sg w Linuksie implementowane zawsze jako
czesé jadra systemu operacyjnego, wiec sa réwnie wydajne jak wywotania systemowe.

Mozliwo$¢ implementacji w postaci modutu - tego typu oprogramowanie, podobnie jak
sterowniki systeméw plikow moze byé tadowane i usuwane z systemu bez koniecznodci
restartu komputera.

Elastyczno$¢ - na urzadzeniu tworzonym przez sterownik urzadzenia blokowego mozna
osadzi¢ te same systemy plikéw, co na dyskach twardych, dobierajac je do potrzeb apli-
kacji uzytkownika. Dodatkowo urzadzenie to moze zostaé¢ wykorzystane do stworzenia
przestrzeni wymiany dla stronicowania na zadanie.

Interfejs - tak jak w przypadku systeméw plikow, kazda aplikacja pracujaca z plikami moze
bez modyfikacji korzysta¢ z urzadzenia blokowego. Jesli tak zaimplementowany klient
SDDSfL zostanie uzyty w roli urzadzenia wymiany, to jego interfejs dla aplikacji przestaje
mieé znaczenie.

Wadami tego rozwiazania sa:

Niezawodnos¢ - tak, jak w przypadku innych elementow realizowanych na poziomie jadra
systemu, btad w takim oprogramowaniu destabilizuje prace calego komputera.
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Brak mozliwosci implementacji w przestrzeni uzytkownika - Linux jest systemem o jadrze
monolitycznym [2-4,89] i w przeciwienistwie do systeméw takich jak MINIX 3 [89] nie
pozwala na implementacje sterownikéw urzadzen blokowych w przestrzeni uzytkownika.
Taka mozliwos¢ pozwolilaby sprawdzi¢ dzialanie sterownika przed przeniesieniem jego
implementacji na poziom jadra systemu.

Przedstawione powyzej argumenty przewazajg na korzy$¢ implementacji klienta SDDSfL
w postaci sterownika urzadzenia blokowego.

4.2.2. Serwery SDDSfL

Oprogramowanie serweréw SDDSfL moze zostaé¢ zaimplementowane zaréwno w przestrzeni
uzytkownika, jaki i w przestrzeni jadra systemu. Nalezy zatem rozwazy¢ zalety i wady obu
rozwigzan. Za serwerami w przestrzeni uzytkownika przemawiaja nastepujace wzgledy:

Niezawodno$¢ - niestabilna praca procesu serwera moze doprowadzi¢ do jego zakonczenia,
ale nie spowoduje to zalamania pozostalych proceséw uzytkownika uruchomionych na tym
samym komputerze (o ile nie sa powiazane z procesem serwera) lub systemu operacyjnego.

FLatwo$¢ implementacji - programista tworzacy aplikacje uzytkowe ma do dyspozycji goto-
we biblioteki dostarczajace wysokopoziomowych mechanizméw, ktére utatwiaja tworzenie
programéw. Rowniez proces usuwania btedéw latwiej przeprowadzi¢ w przestrzeni uzyt-
kownika, niz jadra sytemu.

Przeciw temu rozwiazaniu mozna przedstawi¢ nastepujace argumenty:

Przetaczanie kontekstu - nadchodzace przez sie¢ komunikaty najpierw sg odbierane przez
jadro systemu, a nastepnie przekazywane do procesu uzytkownika, wymaga to przelaczenia
kontekstu [2-4], co dodatkowo wydluza czas obstugi komunikatu. Poniewaz jednak czas
przelaczenia kontekstu w systemie Linux jest stosunkowo krétki [30], to jego wplyw na
dtugosé trwania obstugi komunikatu jest niewielki.

Wymiana stron - strony procesu, réwniez te, ktére tworzg wiaderka, moga zostaé wy-
cofane z RAM do urzadzenia wymiany, ktorym najczesciej jest dysk twardy. To wplywa
negatywnie na czas dostepu do danych zgromadzonych w wiaderku. Jezeli jednak pro-
ces posiada odpowiednie przywileje moze zapobiec wymianie swoich stron. Problem ten
zostanie opisany w rozdziale po$wieconym prototypowej implementacji SDDSfL.

Po stronie zalet serweréw rezydujacych w przestrzeni jadra nalezy wymienié:

Brak wymiany - wszystkie strony pamieci, ktére sa przydzielone jadru Linuksa nie podle-
gaja wymianie [2,30]. Jesli serwer SDDSfL rezydowalby w przestrzeni adresowej jadra, to
dotyczytoby to rowniez stron przeznaczonych na wiaderka. Dzieki temu efektywny czas
dostepu do danych zgromadzonych w wiaderku powinien by¢ krétszy niz w przypadku
proceséw uzytkownika.

Brak przetaczania kontekstu - jezeli serwer znajduje sie w przestrzeni adresowej jadra, to
jest jego czedcia i ma takie same uprawnienia jak ono, wiec przetaczanie kontekstu dla
tego serwera nie jest konieczne.

Wady tego rozwiazania obejmuja:
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e Trudnoéci w implementacji - jadro systemu operacyjnego oferuje programiscie przewaznie
nizszy poziom abstrakcji niz przestrzen uzytkownika. Na przyklad, w przypadku niekto-
rych architektur sprzetowych (w tym 32-bitowych platform sprzetowych pc), ramki na-
lezace do tak zwanej ,pamieci wysokiej” nie posiadaja stalych adreséw wirtualnych, co
utrudnia korzystanie z duzych obszaréw pamieci [30,37].

e Niestabilnos¢ - bledy w kodzie powoduja nie tylko awarie serwera, ale moga rowniez spowo-
dowaé uszkodzenie procesow uzytkownika i pozostalych elementéw systemu operacyjnego.
Proces wykrywania i usuwania bledéw w przestrzeni jadra jest trudny.

Przedstawione argumenty przewazaja na korzys¢ implementacji serweréw SDDSfL jako pro-
cesOw uzytkownika.

4.2.3. Koordynator podziatéow

W przypadku koordynatora podzialéw nalezy rozwazyé¢, czy w ogdle ten element powinien
by¢ implementowany. Mozna go zastapi¢ zetonem wyznaczajacym kolejnos¢ podziatéw, ktory
jest przekazywany miedzy serwerami [27]. Jednak takie rozwiazanie nie podniosloby znacza-
co ani wydajnosci, ani niezawodnoéci SDDsfL, a koordynator podzialéw odgrywa istotng role
w architekturach tolerujacych btedy.

Koordynator podzialéw powinien by¢ zrealizowany w przestrzeni uzytkownika, gdyz jest to
na tyle proste w dziataniu i budowie oprogramowanie, ze jego implementacja na poziomie jadra
systemu operacyjnego nie przyniostaby dodatkowych korzysci.

4.3. Schemat ogdélny SDDS{L

Ogdlny schemat Skalowalnych, Rozproszonych Struktur Danych dla systemu Linux (SDDsfL)
przedstawia Rysunek 4.1. Serwery SDDSfL sa oprogramowaniem pracujacym w przestrzeni uzyt-
kownika i uruchamianym na osobnych wezlach systemu wielokomputerowego. Kazdy serwer
zarzadza pojedynczym wiaderkiem. Role rekordéw w wiaderkach petnia bloki bedace uporzad-
kowanymi zbiorami przylegltych sektoréw. Identyfikatorem bloku jest numer pierwszego przy-
naleznego sektora. Poniewaz sektory posiadaja unikatowe numery i sg numerowane liniowo,
to rowniez identyfikatory blokéw sa niepowtarzalne. Polaczenia miedzy serwerami, a klientem
SDDSfL obstugiwane sa za pomoca protokolu UDP/IP i za ich pomoca przekazywane sa zardw-
no komunikaty z danymi, jak i z informacjami sterujacymi. Podczas operacji podziatu serwery
tworza polaczenia miedzy soba, ktére uzywaja protokolu TCP/1p i stuza wylacznie do przekazy-
wania danych. Koordynator podzialéw (sC) jest elementem SDDSfL, ktéry podobnie jak serwery
jest procesem dziatajacym w przestrzeni uzytkownika i uruchamianym na osobnym wezle multi-
komputera. SC komunikuje sie z serwerami SDDS{L za pomoca protokotu unp/1P. Koordynator
wysyta i odbiera komunikaty zawierajace jedynie informacje sterujace. Wszystkie powyzej opi-
sane sktadowe architektury sDDSfL majg taka sama postaé i funkcjonalnoéé¢ jak w klasycznej
architekturze SDDS LH*. Réznica miedzy obiema architekturami pojawia sie w czesci klienc-
kiej. W przypadku sSDDsSfL klient nie jest ani aplikacja uzytkowa ani warstwa posrednia, lecz
stanowi cze$¢ jadra systemu operacyjnego. Jest on sterownikiem wirtualnego urzadzenia bloko-
wego, ktére w przestrzeni uzytkownika reprezentowane jest przez specjalny plik. Klient SDDsfL
postrzegany jest wiec przez inne czeéci systemu operacyjnego oraz aplikacje uzytkowe jako urza-
dzenie pamieci masowej z mozliwoécia odczytu i zapisu. Dzieki temu moze on posiadaé¢ wlasny,
lokalny system plikéw lub byé urzadzeniem wymiany stosowanym w technice stronicowania na
zadanie. Cho¢ nie uwidoczniono tego na Rysunku 4.1, to SDDSfL, moze posiada¢ wielu klientéw,
rezydujacych na réznych weztach systemu wielokomputerowego, podobnie jak ma to miejsce

93



poziom uzytkownika

stacja robocza (Linux)

aplikacja uzytkownika

i !

poziom jedra

stacja robocza
nr 1

Serwer
SDDSIL nr 1

(aplikacja
poziomu

uzytkownika)

stacja robocza
nr N+1

Koordynator
Podziatéw
SC
(aplikacja

poziomu

uzytkownika)

plik urzadzenia blokowego

I |

warstwa operacji blokowych

I !

Klient SDDsfL
(sterownik urzadzenia blokowego)

I |

interfejs sieciowy

+ polaczenie UDP
- = polaczenie UDP

polaczenie TCP

stacja robocza
nr 2

Serwer
SDDSIL nr 2

(aplikacja

poziomu

uzytkownika)

stacja robocza
nr N

Serwer
SDDSIL nr N

(aplikacja

poziomu

uzytkownika)

Rysunek 4.1: Architektura spDDSfL

w przypadku klasycznej implementacji SDDS. Wszystkie polaczenia tworzone przez poszczegdl-
ne elementy SDDS{L sa polaczeniami punktowymi (ang. unicast). Wszystkie polaczenia wyma-
gajace wysylania wzglednie krétkich komunikatéw do wielu odbiorcéw, ale nie jednoczesnie,
sa obslugiwane za pomoca protokolu UDP/IP. Polaczenia stuzace do wysylania wiekszej ilosci
danych tylko do jednego odbiorcy (co ma miejsce podczas przeprowadzania operacji podziatu
wiaderka) uzywaja protokotu TCP/1P.
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Rysunek 4.2: Schemat organizacji klienta SDDSfL

4.4. Architektura klienta SDDS{L

Klient SDDSfL jest sterownikiem urzadzenia, czyli oprogramowaniem uruchamianym na po-
ziomie systemu operacyjnego wezta multikomputera [90]. Na Rysunku 4.2 przedstawiono sche-
mat organizacji takiego sterownika. Po dokonaniu czynnoéci inicjujacych klient sSDDSfL aktywo-
wany jest przez aplikacje, ktora zada wykonania operacji wejscia-wyjscia. To zadanie przeka-
zywane jest za pomoca wywotania systemowego zwigzanego z plikiem urzadzenia blokowego do
Warstwy Operacji Blokowych systemu Linux. Stad trafia ono do sterownika urzadzenia [30,41].
Sterownik przeksztalca zadania zapisu lub odczytu skierowane do urzadzenia blokowego na
komunikaty sieciowe. Kazdy taki komunikat jest umieszczany w buforze. Za komunikacje z ser-
werami SDDSfL odpowiedzialny jest w sterowniku watek transmitujacy. Pobiera on komunikaty
z bufora i przesyla je do serweréw. Poniewaz ta komunikacja odbywa sie przy pomocy protokotu
UDP/IP, to istnieje ryzyko zagubienia komunikatu i zablokowania watku w stanie oczekiwania
na otrzymanie potwierdzenia odbioru przez serwer. 7 tego wzgledu sterownik musi zawieraé
mechanizm programowy, ktéry po okre$lonym czasie zarzadzi retransmisje komunikatu (ang.
watchdog). Jesli zadanie dotyczylto zapisu, to po skoficzonej transmisji sterownik tylko potwier-
dza wykonanie zadania. Jezeli wykonany mial by¢ odczyt, to nadestane przez serwer dane sa
przekazywane do warstwy operacji blokowych i ostatecznie do aplikacji uzytkownika. Oddele-
gowanie prowadzenia transmisji do osobnego watku nie jest koniecznoscia, ale utatwia obstuge
sytuacji wyjatkowych zwigzanych z komunikacja oraz wprowadzanie modyfikacji do sterownika.
Negatywna cecha takiej architektury jest mozliwos¢ wystapienia niewielkiego spadku wydajno-
$ci dla komputeréw jednoprocesorowych i jednordzeniowych. Rozdzielenie Sciezki przetwarzania
zadania zapisu i zadania odczytu tez nie jest konieczne i réwniez zostalo wprowadzone celem
ulatwienia ewentualnych modyfikacji struktury klienta SDDSfL. Dziatanie klienta SDDSfL opisa-
ne jest deterministycznym automatem skonczonym, ktérego diagram przedstawia Rysunek 4.3.
Oznaczenia wejs¢ i standéw majg nastepujaca interpretacje:

qo oczekiwanie na pojawienie si¢ zadania odczytu lub zapisu,

z1 zadanie odczytu/ zapisu,
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q1
z2

q2

<3

q3

24

przygotowanie komunikatu,

wystanie komunikatu,

oczekiwanie na potwierdzenie odbioru i dane w przypadku zadania odczytu,
otrzymanie komunikatu 1AM,

aktualizacja obrazu pliku (i’ i n'),

otrzymanie potwierdzenia lub danych w przypadku zadania odczytu,

€ przejscie bezwarunkowe do okreslonego stanu,

time-out przejscie do okreslonego stanu jesli nie pojawi si¢ zaden inny sygnal wejsciowy i upty-

nie zadany czas; sygnatl time-out jest generowany przez uktad watchdog bedacy integralng
czescia klienta.

Rysunek 4.3: Automat skoriczony - watek transmitujacy klienta SDDSfL

4.5. Architektura serwera SDDS{L

Przyjety schemat ogblny budowy sDDSfL zaklada zrealizowanie serweréw w postaci proceséw

uzytkownika. Aby ulatwié¢ obstuge komunikacji sieciowej proces serwera moze zosta¢ podzielony
na trzy watki: watek gtéwny obstugujacy klienta, watek odbierajacy dane od serwera, ktore-
go wiaderko podlega podzialowi oraz watek wykonujacy podzial. Dzialanie pierwszych dwoch
watkéw opisane jest deterministycznym automatem skoniczonym o diagramie, ktory przedstawia
Rysunek 4.4, przy czym stany i wejscia maja nastepujace znaczenie:

qo oczekiwanie na dane z podzielonego wiaderka,

z1 nadestanie danych z podzielonego wiaderka,

q1 oczekiwanie na komunikat od klienta,

zo odebranie komunikatu od klienta,
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g2 weryfikacja poprawnosci i stanu zapelnienia wiaderka,

z3 nieprawidtowy adres,

g3 przestanie komunikatu do innego serwera,

q4 wystanie 1AM klientowi,

z4 przepelnienie,

g5 wystanie komunikatu ,collision” do sc,

z5 prawidlowy adres danych,

ge przetworzenie danych od klienta (odczyt lub zapis) i wystanie odpowiedzi,

€ przejscie bezwarunkowe do okreslonego stanu.

start

!

q0

<1

22
@ 6
€ 2
Z4
e 6
@ 6

Rysunek 4.4: Automat skoriczony - serwer SDDSfL,

Stan qg i wejscie z1 zwiazane sa z watkiem oczekujacym na dane z podzialu wiaderka. Nie
wystepuja one w przypadku serwera zarzadzajacego pierwszym wiaderkiem, czyli tym, ktére
ma adres logiczny a = 0. Dla niego pierwszym stanem jest stan q;.

Trzeci watek wykonuje operacje podziatu, ktéra obejmuje czynnosci opisane w Podrozdzia-
le 4.1.

4.6. Architektura koordynatora podzialéw SDDSfL

Koordynator podzialow jest procesem uzytkownika, ktérego dzialanie mozna w uproszczo-
ny sposob opisaé skonczonym automatem deterministycznym, ktorego graf przedstawia Rysu-
nek 4.5, gdzie:
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qo oczekiwanie na komunikat o kolizji (przepelnieniu) wiaderka,
z1 otrzymanie komunikatu o przepetnieniu,

q1 wyznaczenie zgodnie z Algorytmem 5 wiaderka do podziatu i wystanie serwerowi, ktory nim
zarzadza komunikatu ,,you split”,

g2 oczekiwanie na zakonczenie operacji podziatlu wiaderka,
zo otrzymanie komunikatu o zakonczeniu dzielenia wiaderka,

€ przejscie bezwarunkowe do okreslonego stanu.

start

}

€

Rysunek 4.5: Automat skoniczony - koordynator podzialéw (sc)

Oczekiwanie na potwierdzenie przez serwer zakonczenia operacji podziatu wiaderka ma istot-
ne znaczenie dla poprawnosci aktualizacji obrazu klienta. Dzicki temu potwierdzeniu wszystkie
podzialy sa uszeregowane, co oznacza, ze nowy podzial nie zostanie rozpoczety do momentu
zakonczenia poprzedniego. Pozwala to zachowaé poprawne poziomy wiaderek w pliku SDDS.
Gdyby ta poprawno$¢ zostata naruszona, to komunikaty 1AM podchodzace od serwera, ktorego
wiaderko ma nieprawidlowy poziom (np. wyzszy o 2 od pozostalych wiaderek) doprowadzity-
by do zafalszowania obrazu pliku posiadanego przez klienta. To prowadziloby do przypadkdw
wysytania przez klienta zagdan do wiaderek, ktére nie zostaly jeszcze utworzone.

4.7. Protokoty SDDSfL

W komunikacji miedzy sktadowymi sDDs{L wykorzystywane sa protokoly TCP/1P i UDP /1P
warstwy transportowej [91]. Stuza one do przesylania pakietéw protokoléw warstwy aplikacji,
ktére zostaly zaprojektowane na potrzeby tego rozwiazania i ktére zostana opisane w kolejnych
czesciach tego podrozdziatu.

4.7.1. Komunikacja klient-serwer

Pakiety przesylane sa za pomoca bezpolaczeniowego protokolu UDP/1pP. Jesli wysylane sa
przez klienta to zawieraja jego numer bedacy liczba naturalng, adres IP w postaci taricucha zna-
kéw zawierajacego cztery liczby dziesietne rozdzielone znakami kropki, znacznik typu operacji

o8



(zapis/odczyt), numer sektora identyfikujacy blok danych oraz wielko$¢ danych, ktérych opera-
cja ma dotyczy¢. Jesli pakiet dotyczy operacji zapisu danych do wiaderka, to zawiera rowniez
te dane. Adres 1P klienta jest wykorzystywany, kiedy serwery musza przesta¢ miedzy sobg nie-
prawidlowo zaadresowane zgdanie. Pakiet opisujacy to zadanie oznaczany jest specjalng flaga
pozwalajaca rozpoznaé prawidtowemu odbiorcy, ze odpowiedZ powinien wystaé¢ nie bezposred-
niemu nadawcy, lecz klientowi SDDSfL.

Serwer SDDSfL. w odpowiedzi na komunikat klienta wysyta potwierdzenie wykonania opera-
¢ji, ktore zawiera znacznik potwierdzenia, numer sektora identyfikujacy blok danych, ktérego
dotyczyla operacja oraz liczbe bajtéw danych zaangazowanych w ta operacje. Jedli zadanie doty-
czyto odezytu danych z wiaderka to te dane sa dotaczane do potwierdzenia. Jedli klient popelnit
blad adresowania, to serwer wysyta mu pakiet zawierajacy poziom wiaderka oraz jego adres
logiczny, zgodnie z opisem z Podrozdziatu 4.1. Listing 4.1 zawiera model protokotu potaczenia
klient-serwer zapisany w jezyku Promela [92]. Procesy klienta i serwera zostaly zaimplemento-
wane w postaci namiastek (ang. stub), ktére wykonuja tylko te operacje, ktére sa niezbedne do
prowadzenia komunikacji.

Listing 4.1: Model protokotu potaczenia klient-serwer

= {read, write, read_ack, write_ack};

header {
type;
client_nr , flags, ip[l6];
begin, iam[2], number;

request {
header hdr;
data[4096];

fs
ts

[0] {request };
[0] {request };

client_stub ( in, out)

{

request rq;

/* Read request. x/

rq.hdr.type = read;

out ! rq;

in 7 rq;

rq.hdr.type = read_ack —> ;

/+* Write request. x/
rq.hdr.type = write;

out ! rq;

in 7 rq;

rq.hdr.type = write_ack —> ;
}

server_stub ( in, out)
{

request rq;
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in 7 rq;

rq.hdr.type =— read —>
rq.hdr.type = read_ack;
out ! rq;

rq.hdr.type = write —>
rq.hdr.type = write_ack;
out ! rq;

}
{ client_stub (fs,ts); server_stub (ts, fs);}

4.7.2. Komunikacja serwer-serwer

Tego typu potaczenia wykorzystywane sa podczas przeprowadzania operacji podziatlu do
przesytania danych dla nowego wiaderka. Dane te przesylane sa strumieniem za pomocg pro-
tokolu TCP/1P. Jako pierwsza przesylana jest wartos¢ poziomu nowego wiaderka. Nastepnie
przesylane sg wiasciwe dane poprzedzone nagléwkiem. Nagléwek ten zawiera flage okreslajaca,
czy sa to ostatnie dane wystane podczas transmisji, numer sektora okreslajacy blok, do ktérego
naleza dane, informacje indeksujace dane w wewnetrznej strukturze wiaderka oraz numer klienta
SsDDS{L bedacego wlascicielem tych danych. Listing 4.2 przedstawia model opisywanego proto-
kotu zapisany w jezyku Promela. Serwery uczestniczace w komunikacji sa zaimplementowane
w postaci namiastek, ktérych dzialanie ogranicza sie do transmisji komunikatow.

Listing 4.2: Model protokotlu potaczenia serwer - serwer

split_-data {
end ;
sector ,index , client ;
data[4096];

link = [0] { , split_data};

Send ( out)
{ j = 0; /x Bucekt level x/
split_data msg;

Jt+

out ! j;
/* Get data from bucket. */
out ! msg

msg.end = ;
out ! msg;

Receive ( in)

is
split_data msg;
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in 7 j;

in 7 msg;
/* Put data into bucket. x/

msg.end =— —
—> ;
}
{ Send (link ); Receive(link);}

4.7.3. Komunikacja koordynator podzialéw-serwer

Ten rodzaj komunikacji zachodzi z uzyciem protokotu UDP/IP i polega on na przesytaniu pro-
stych znacznikéw miedzy obiema stronami. Pakiet rozpoczynajacy komunikacje pochodzi zawsze
od serwera i jest to znacznik informujacy o wystapieniu przepelienia wiaderka. W przypad-
ku, gdyby podzialy byly realizowane w sposéb kontrolowany komunikat zawieralby dodatkowo
informacje o poziomie wiaderka, wspotczynniku jego zatadowania oraz adres logiczny serwera.
Koordynator potwierdza nadawcy odebranie informacji o kolizji wystaniem pakietu ze znaczni-
kiem powiadamiajacy o przyjeciu komunikatu ,collision”. Wystanie takiego potwierdzenia nie
zostalo ujete w grafie automatu z Rysunku 4.5, gdyz jest ono podyktowane uzyciem protokotu
UDP /1P, ktéry nie gwarantuje dostarczenia pakietu odbiorcy. Takiej koniecznosci mozna uniknaé
stosujacy protokot warstwy transportowej gwarantujacy niezawodno$é¢ transmisji. Po otrzyma-
niu informacji o kolizji SC wyznacza adres serwera, ktérego wiaderko powinno sie podzieli¢
i wysyla mu komunikat ,you split” nakazujacy podzial. Nastepnie przechodzi w stan oczeki-
wania na informacje od serwera, ze dzielenie wiaderka zostalo zakonczone. Po jej otrzymaniu
SCc powraca do stanu oczekiwania na komunikat o przepelnieniu wiaderka. Model opisywanego
protokotu, zapisany w jezyku Promela, przedstawia Listing 4.3. Koordynator podzialéw zostal
zaimplementowany w calosci, natomiast serwer jest namiastka wykonujaca jedynie te operacje,
ktore niezbedne sg z punktu widzenia komunikacji.

Listing 4.3: Model protokotu potaczenia koordynator podzialéw - serwer

= {collision , yousplit, split_ack, collision_ack}

sveh = [0] of {mtype};
scch = [0] { ; }s

sc( in, out)

i =0, n= 0;
no_split = ;

in ? collision —>

out ! collision_ack;
no_split = —>
out ! n,yousplit;
no_split = ;
n++;

n>= (ii) —>
n = 0;
i++;
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—>

in ? split_ack —> no_split =

}
server_stub ( in, out; id)

{
out ! collision
in ? collision_ack —>
in ? (id),yousplit —> out!split_ack

}

{ sc(svch,scch);

server_stub (scch ,svch ,0); server_stub (scch ,svch ,1);
server_stub (scch,svch,2); server_stub (scch,svch,3); }

4.8. Podsumowanie

W tym rozdziale przedstawiono architekture SDDsfL, ktora jest realizacja zawartej w tezie
rozprawy koncepcji przeniesienia SDDS na poziom systemu operacyjnego. W wyniku przeprowa-
dzonej analizy mozliwoéci zaprojektowania rozwigzania spetniajacego postawione wymogi przy-
jeto, ze klient SDDSfL zostanie zrealizowany w postaci oprogramowania bedacego czescig jadra
systemu operacyjnego, a serwery i koordynator podziatéw beda zaimplementowane jako aplika-
cje poziomu uzytkownika. Pozwoli to zmniejszy¢ liczbe problemoéw, ktére pojawityby sie, gdyby
wszystkie elementy architektury musialy zosta¢ zrealizowane na poziomie systemu operacyjne-
go. Jednoczesnie, to rozwiazanie nie wptywa negatywnie na wydajnoéé¢ sDDSfL. Podjeto réwniez
decyzje o realizacji klienta w postaci sterownika urzadzenia blokowego. Zwieksza to liczbe moz-
liwych zastosowan SDDSfL oraz umozliwia ladowanie i usuwanie oprogramowania klienckiego
bez koniecznosci restartu systemu komputerowego. Dodatkowo wszystkie aplikacje uzytkowe,
ktore korzystaja z plikéw moga wspolpracowaé z SDDSfL bez koniecznosci ich modyfikacji.
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5. Implementacja SDDS{L

Ten rozdzial zawiera opis prototypowej implementacji architektury SDDSfL przedstawionej
w Rozdziale 4. Pierwszy podrozdzial stanowi krétkie wprowadzenie do zagadnien zwigzanych
z implementacja SDDSfL w systemie Linux. Drugi po$wiecony jest klientowi, trzeci traktuje
o realizacji serwera, czwarty o koordynatorze podzialéw, a piaty o realizacji protokotow warstwy
aplikacji opisanych w Podrozdziale 4.7. Nastepny podrozdziat dotyczy odpornoéci na awarie
prototypu SDDsSfL. Rozdziat konczy sie krotkim podsumowaniem.

5.1. Wprowadzenie

Weszystkie elementy prototypowej implementacji SDDSfL zostaly stworzone przy uzyciu jezy-
ka ¢, ktérego wybér podyktowany byt potrzeba zaimplementowania klienta na poziomie jadra
systemu operacyjnego.

Klient sDDSfL zostal zrealizowany w postaci modutu jadra, ktory jest sterownikiem wirtual-
nego urzadzenia blokowego. Komunikacja z innymi wezlami multikomputera dokonywana jest
w tym module przy pomocy gniazd obstugiwanych za pomoca niskopoziomowego API. Oznacza
to nie tylko réznice w nazwach i argumentach poszczegdlnych funkcji, ale réwniez koniecznoéé
napisania odpowiednikéw niektérych podprogramoéw, ktore dostepne sa na poziomie aplikacji
uzytkowych. Wymiana informacja za pomoca sieci komputerowej zwigksza prawdopodobienstwo
powstania bledéw w jadrze, co moze prowadzi¢ do zalamania (ang. crash) systemu. Zgodnie
z projektem klienta sDDSfL, ktéry zostal przedstawiony w Podrozdziale 4.4 ograniczono skutki
wystapienia bledu zwigzanego z komunikacja umieszczajac kod odpowiedzialny za transmisje
w osobnym watku oraz realizujac mechanizm retransmisji zagubionych komunikatéw za pomoca
kolejek prac (ang. work queue). Wprowadzenie watku transmisji wymagalto uwzglednienia faktu,
ze wywlaszczanie watkéw jadra jest w systemie Linux opcjonalne oraz opracowania schematu
synchronizacji miedzy watkiem i pozostalymi cze$ciami sterownika!. Decyzje podjete na tym
etapie implementacji maja wplyw na efektywnoé¢ dziatania klienta SDDSfL. Innym czynnikiem,
od ktérego zalezy jego wydajnosé, jest maksymalny rozmiar jednostki danych przesytanych
miedzy klientem, a serwerami SDDSfL. W przypadku urzadzen blokowych w Linuksie jest on
ograniczony rozmiarem strony. Konieczne réwniez bylo opracowanie komunikacji miedzy ste-
rownikiem, a procesami przestrzeni uzytkownika. Szczegdly implementacji klienta znajduja sie
w Podrozdziatach 5.2 i 5.6.

Przy opracowywaniu implementacji serwera SDDSfL kluczowe decyzje dotyczyly okreslenia
struktury wewnetrznej wiaderka. Od niej zalezy wydajnoéé¢ lokalizacji danych oraz operacji
podziatu. Opis implementacji znajduje sie¢ w Podrozdziale 5.3.

Najwazniejszym czynnikiem, ktéry mial wplyw na implementacje koordynatora podziatéw
jest zawodno$¢ protokotlu UDP/IP. Szczegdly zostaly opisane w Podrozdziale 5.4.

"Wywlaszczanie watkéw moze zostaé wlaczone lub wylaczone na etapie kompilacji jadra systemu.
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5.2. Implementacja klienta SDDSfL

Klient sDDSfL jest sterownikiem urzadzenia bedacym czescig jadra systemu operacyjnego.
W przypadku systemu Linux tego typu oprogramowanie jest czesto realizowane w postaci mo-
dutu, ktéry moze byé¢ zaladowany lub usuniety z jadra bez koniecznosci restartu systemu [39].
Modut ten udostepnia aplikacjom uzytkownika urzadzenie blokowe, ktére jest plikiem SDDS{L
i z ktérym komunikacja jest dokonywana za pomoca sieci komputerowej [30,39,40]. Tego typu
rozwiazania sa wykorzystywane réwniez w innych zastosowaniach [93,94]. Aplikacje uzytkowe
uzyskuja dostep do urzadzen blokowych za pomoca takich funkcji jak read() i write(), kto-
re z kolei aktywuja wywolania systemowe o podobnych nazwach [30]. Te ostatnie korzystaja
z funkcji Wirtualnego Systemu Plikéw (ang. Virtual File System - VFS), by okresli¢ rzeczywi-
sty system plikéw, do ktérego nalezy przestaé¢ zadanie aplikacji. Kazdy kod odpowiedzialny za
obstuge rzeczywistego systemu plikéw posiada wlasne procedury pozwalajace ustali¢, ktorych
blokéw na nosniku danych nalezy uzy¢, aby spelni¢ to zadanie. Informacje o tych blokach sa
nastepnie przekazywane Warstwie Operacji Blokowych, ktora odpowiada w jadrze Linuksa za
ich przeksztalcenie do postaci zlecenia dla sterownika urzadzenia blokowego [30,41]. W szczeg6l-
nosci Warstwa Operacji Blokowych (ang. Block Operations Layer) tworzy struktury BIO (ang.
Block 1/0) opisujace operacje, ktére nalezy wykona¢ na przylegltych blokach. Pojedyncze zada-
nie nie musi dotyczy¢ ciaglych obszaréw na nosniku danych, ktére sa tworzone przez przylegle
bloki. Dla takiego zadania moze by¢ utworzonych wiele struktur bio, ktore sa taczone w wigksza
strukture o nazwie request. Te struktury sa taczone w kolejke, ktéra zanim zostanie przetwo-
rzona przez sterownik urzadzenia blokowego jest porzadkowana przez planiste wejécia-wyjscia
(ang. 1/0 scheduler) [2-4,30].

Powyzszy opis przebiegu operacji blokowych pomija wiele szczegdtow, z ktérych kilka jest
istotnych dla treéci tego podrozdziatu. Nie wszystkie urzadzenia blokowe potrzebujg porzadko-
wania kolejki zadan przez planiste wejscia-wyjscia. Takie dziatanie korzystne jest w przypadku
urzadzen, dla ktérych czas dostepu do poszezegdlnych lokacji (blokéw) danych tylko w przyblize-
niu jest zawsze taki sam, a w rzeczywistosci zlezy od potozenia danego bloku na nosniku. Takimi
urzadzeniami sa dyski twarde. W przypadku plikéw SDDS czasy dostepu do poszczegdlnych blo-
kéw zaleza od algorytmoéw uzytych do wyszukiwania lokacji danych w RAM, ale ich wariancja
jest na tyle mata w poréwnaniu z dyskami twardymi, ze stosowanie planisty wejsScia-wyjscia nie
jest uzasadnione. Jezeli nie jest uzywany taki planista, to réwniez nie jest potrzebna kolejka
struktur request ani nawet takie struktury. Sterownik urzadzenia blokowego moze operowaé
bezposrednio na strukturach bio. Budowa takiej struktury wymaga wiec dokladniejszego opisu.
Jej schemat pokazuje Rysunek 5.2. Jadro systemu Linux rezerwuje pewng liczbe stron pamigci
operacyjnej na bufory 1/0, ktére sa powiazane z blokami danych na nosniku. Poniewaz rozmiar
bufora nie moze przekroczy¢ wielosci strony, ktéra w Linuksie okreslona jest stala PAGE_SIZE,
to roéwniez blok danych urzadzenia nie moze by¢ wiekszy. Minimalny rozmiar bufora jest réwny
rozmiarowi pojedynczego sektora tworzacego blok. W przypadku architektur PC te wartosci wy-
nosza 4096 bajtéw (wielkoéé strony) i 512 bajtéw (rozmiar sektora). Oznacza to, ze blok moze
sktada¢ sie maksymalnie z odmiu sektorow. W operacji wejscia-wyjscia moze uczestniczy¢ tylko
fragment bufora skladajacy sie z kilku przyleglych sektoréw, nazwany segmentem?. Segment
moze roéwniez opisywaé obszar sktadajacy sie z fragmentéw przyleglych do siebie buforéw. Po-
lozenie pojedynczego segmentu opisuje struktura bio_vec za pomoca trzech wartosci: adresu
strony, przesuniecia wzgledem jej poczatku oraz rozmiaru segmentu. Zawiera ona réwniez infor-
macje o potozeniu na nosniku fizycznym odwzorowanego w buforze bloku. Kazda struktura bio
dysponuje lista struktur bio_vec, ktéra opisuje obszar pamieci zlozony z segmentéw. Ten obszar
moze by¢ nieciagly. Sterownik urzadzenia blokowego przetwarzajacy bezposrednio struktury bio

2Segmenty nie zostaly pokazane na Rysunku 5.2.
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bio
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Rysunek 5.1: Struktura bio

musi implementowaé¢ funkcje make _request (). Ta funkcja wykonuje operacje wejscia-wyjscia,
ktora opisuje struktura bio. W ogdlnym ujeciu jej dzialanie sprowadza sie do okreslenia kierun-
ku operacji (zapis/odczyt) za pomoca wywolania funkcji bio_data dir(), wykonaniu odczytu
lub zapisu danych z kazdego segmentu opisywanego przez liste struktur bio_vec oraz powia-
domieniu Warstwy Operacji Blokowych o stanie zakonczenia operacji reprezentowanej przez
strukture bio za pomoca wywotania funkcji bio_endio (). Sposdb realizacji odczytu lub zapisu
segmentéw zalezny jest od budowy urzadzenia blokowego.

W przypadku klienta sDDS{L istnieja dwie osobne funkcje wywolywane przez implementa-
cje funkcji make _request (). Jedna z nich zwigzana jest z obstuga odczytu segmentu, a druga
z obstuga zapisu. Kazda przygotowuje pakiet danych opisujacy zadanie, ktére ma zostaé skie-
rowane do serwera SDDSfL i zapisuje go do bufora, z ktérego pobiera go watek transmitujacy.
Architektura tego watku zostala opisana w Podrozdziale 4.4. Poniewaz obie funkcje korzystaja
z tego samego bufora i sa wykonywane wspdélbieznie, to konieczna jest synchronizacja ich dziata-
nia, ktéra zapewniona zostala za pomoca muteksu (ang. mutez). Funkcje musza réwniez czekaé
na zakonczenie przesylania pakietu przez watek transmitujacy. Oczekiwanie to zrealizowano
stosujac zmienng sygnatowa (ang. conditional variable).

Ze wzgledu na organizacje pliku SDDSfL funkcje obstugi odczytu i zapisu segmentéow mu-
szg dokonywaé fragmentacji niektorych zadan. Istote problemu ilustruje Rysunek 5.2. Serwery
SDDSL przechowuja bloki danych sktadajgce sie z oémiu sektoréw, ktérych unikatowym identy-

0|12 |3 |4 (5|6 |7 |89 |10]11 12|13 |14 |15

Rysunek 5.2: Fragmentacja zadania
fikatorem jest, tak jak to opisano w Podrozdziale 3.2 numer pierwszego sektora. Te numery sa

wielokrotnoéciami liczby osiem (0,8,16,24,32, . .. ). Zadanie opisywane przez pojedyncza struktu-
re bio_vec, ktére na Rysunku 5.2 oznaczono wyoblonym prostokatem narysowanym przerywana
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linig, moze dotyczy¢ odczytu lub zapisu kilku sektoréw znajdujacych sie w sasiednich blokach.
W przypadku pliku SDDSfL te bloki nie muszg znajdowaé sie w tym samym wiaderku i powstaje
konieczno$¢ wystania zapytan do dwoch réznych serwerow SDDSfL. Takie zadanie mozna wykry¢
sprawdzajac, czy pierwszy sektor jakiego ono dotyczy jest réwniez pierwszym sektorem w bloku.
W tym celu nalezy sprawdzi¢, czy jego numer jest podzielny przez osiem. Jesli nie, to trzeba
zbadaé, czy segment opisany w zadaniu miesci sie w bloku, do ktoérego nalezy sektor. Jezeli
i tym razem odpowiedZ bedzie negatywna, to zadanie jest dzielone na dwa fragmenty. Pierw-
szy obejmuje sektory od poczatkowego do tego, ktérego numer podzielny jest przez osiem, ale
bez niego. Drugi fragment zawiera ten sektor i pozostate. Poniewaz pojedyncze zadanie moze
dotyczy¢ maksymalnie oSmiu sektoréw, to liczba fragmentéw nigdy nie przekracza dwdéch.

Przestaniem zadania do serwera SDDS{L zajmuje si¢ watek transmitujacy. Jest to watek jadra,
ktory jesli nie ma zleconego zadnego zadania, to oczekuje w funkcji wait_event_interruptible ()
na aktywacje przez funkcje obstugi odczytu lub zapisu segmentu. Jesli otrzyma zlecenie, to wy-
znacza adres logiczny wiaderka, do ktérego skierowane jest zadanie, stosujac Algorytm 1 z pa-
rametrami ¢’ i n/, ktéry opisano w Podrozdziale 4.1. Poniewaz numery pierwszych sektoréw,
stanowiace identyfikatory blokéw, sa podzielne przez osiem, to jako klucz ¢ w algorytmie adre-
sowania uzywana jest warto$¢ numeru pierwszego sektora, ktérego dotyczy zadanie, przesunieta
o trzy bity w prawo (podzielona przez 8). Na podstawie adresu logicznego wiaderka i za pomoca
tablicy T watek wyznacza adres fizyczny (IP) serwera i wysyla do niego zadanie, a nastepnie
oczekuje na odpowiedz. Jedli bedzie to komunikat 1AM, to watek uaktualni swéj obraz pliku
i powréci do oczekiwania na wlasciwy pakiet. Po otrzymaniu informacji zwiazanej z realizacja
zadania powiadamia za pomoca wspomnianej zmiennej sygnalowej funkcje odczytu lub zapisu
segmentu, ze jest gotow do obshuzenia kolejnych zadan, a w przypadku odczytu, ze sa juz dostep-
ne zazadane dane. Watek sprawdza poprawnos$¢ odpowiedzi badajac trzy atrybuty otrzymanego
pakietu: typ, numer identyfikacyjny bloku oraz rozmiar danych, ktérych dotyczyto wystane do
serwera zadanie.

Komunikacja z serwerem bazuje na protokole UDP/IP i odbywa sie za pomoca niskopozio-
mowych funkcji obstugi gniazd. Nadanie pakietu wykonuje funkcja o nazwie udp_sendmsg(),
a za odbiér odpowiedzialna jest funkcja recvmsg(). Stworzenie gniazda do komunikacji na-
stepuje podczas inicjacji modutu, kiedy réwniez tworzone jest wirtualne urzadzenie blokowe.
Wspomniana tablica przydzialéw fizycznych (T) wypelniana jest za pomoca interfejsu z prze-
strzenia uzytkownika, jaki stanowi system plikéw sysfs. Za pomoca plikéw stworzonych przez
modul w odpowiednich podkatalogach katalogu /sys uzytkownik moze okresli¢ maksymalna
liczbe potencjalnych serweréw SDDSfL, ich adresy fizyczne oraz przekazaé klientowi jego adres
logiczny (liczba naturalna nazywana dalej numerem klienta) wraz z adresem 1P komputera, na
ktorym zostal uruchomiony. Po zakoniczeniu inicjacji te pliki sg usuwane przez sterownik, aby
zapobiec przypadkowym zmianom zawartosci tablicy T podczas jego dziatania.

5.3. Implementacja serwera SDDSfL

Tak jak opisano to w Podrozdziale 4.5 serwer SDDSfL jest procesem uzytkownika podzie-
lonym na trzy watki. Watek gtéwny obstuguje komunikacje klient-serwer, a dwa pozostate
odpowiedzialne sa za przeprowadzenie operacji podziatu. Wszystkie te watki sa tworzone po
uruchomieniu serwera, w trakcje jego inicjacji. Wyjatkiem jest pierwszy serwer zarzadzajacy
wiaderkiem o adresie logiczny rownym zero. W jego przypadku nie jest tworzony watek nashu-
chujacy na dane z podzialu innego wiaderka. Wszystkie watki serwera sa tworzone za pomoca
biblioteki pthreads, ktéra jest zgodna ze standardem POSIX [95].

Wewnetrznie dane zmagazynowane w wiaderku przechowywane sa w osobnych obszarach pa-
mieci o wielkoéci 4 KiB, ktore sa alokowane dynamicznie. Aby zapewnié, ze strony, na ktérych
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sie one znajduja nie zostana usuniete z RAM w ramach wymiany (ang. swap), to sa one blokowa-
ne (ang. lock) w pamieci operacyjnej za pomoca wywotania funkcji mlockall(). Te obszary sa
odpowiednikami buforéw wejscia-wyjsécia jadra sytemu operacyjnego, ale nalezg do przestrzeni
adresowej uzytkownika. Dla uproszczenia bedg one rowniez nazywane buforami. Do zarzadzania
tymi obszarami stuza trzy tablice, ktére takze sg tworzone dynamicznie. Kazdy element tych
tablic zawiera wskaznik na bufor danych, numer klienta, ktory jest wlascicielem tego bufora,
znacznik stanu oraz klucz identyfikujacy dane przechowywane w tym buforze. Numer klienta jest
wykorzystywany w sytuacji, kiedy z pliku SDDSfL korzysta wielu klientéw. Ten przypadek bedzie
opisany dalej w tym podrozdziale. Aby uprosci¢ opis najpierw zostanie przedstawione dzialanie
serwera, kiedy sDDSfL uzywa tylko jeden klient. Znacznik stanu okresla, czy w obszarze pamieci
znajduja sie informacje pochodzace od klienta, czy tez jest on nieuzywany, wypelniony domy$l-
nie zerami. Klucz jest przesunietym o trzy bity w prawo (podzielonym przez osiem) numerem
pierwszego sektora identyfikujacego blok danych zapisany w buforze. Jedna z trzech tablic jest
tablica gtowng i zawiera wskazniki na wszystkie bufory, ktére zostaty utworzone w pamieci kom-
putera. Druga zawiera wskazniki na te bufory, ktorych zawarto$é¢ pozostanie w pamieci wezta po
przeprowadzeniu operacji podziatu. Elementy trzeciej tablicy wskazuja bloki, ktorych zawartoscé
zostanie wystana do nowo utworzonego wiaderka w ramach podziatu. Rysunek 5.3 ilustruje po-
wigzania miedzy tymi tablicami. Kolorem czerwonym zaznaczono bufory przechowujace dane.
Liczby wewnatrz buforéow sg numerami sektoréw identyfikujacymi umieszczone w buforach bloki
danych. Czes¢ 5.3a rysunku pokazuje tablice gtéwna i tablice przechowujaca wskazniki na dane,
ktore pozostana w wiaderku po podziale (tablica nastepna), natomiast czesé 5.3b przedstawia
tablice glowna i ta, ktéra wskazuje dane do wyslania podczas podzialu do nowego wiaderka
(tablica podziatu).
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(a) Gléwna tablica i tablica nastgpna (b) Gléwna tablica i tablica podziatu

;

0 1 0 0 0

Rysunek 5.3: Zaleznosci miedzy tablicami w wiaderku

Dane w tych tablicach sa adresowane przez watek glowny serwera z uzyciem odmiany tech-
niki haszowania, ktéra nazwana zostala adresowaniem otwartym [33,83]. W adresowaniu otwar-
tym kolizje, czyli sytuacje, w ktorych dwa lub wiecej obiektéw danych odwzorowywanych jest
na ten sam element tablicy, rozwiazywane sg poprzez ponowne wyszukanie pustego elementu,
do ktérego bedzie mozna wstawi¢ dane. Tg operacje mozna zrealizowaé na kilka sposobow.
W prototypie SDDSfL. wybrano metode haszowania podwdjnego. Algorytm 6 opisuje adresowa-
nie otwarte z haszowaniem podwdjnym. W przestawionym algorytmie zmienna A jest tablica,
i1 j jej indeksami, M jej rozmiarem (liczbg elementéw), § wartodcia funkeji haszujacej ho, a K
kluczem identyfikujacym dane. Przyjeto réwniez, ze stowo kluczowe return oznacza zwrdcenie
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Algorytm 6 Adresowanie otwarte z haszowaniem podwdjnym
if (A[i].state=empty) or ((A[i].state = occupied) and (A[i].key = K)) then
return 1
end if
§ — hg(K)
J
repeat
Je—Jj—90
if j <0 then
Je—Jj+M
end if
until (A[j].state=empty) or ((A[j].state = occupied) and (A[j].key = K))
return j

wartosci i zakonczenie wykonania algorytmu. Jesli adresowany jest element w tablicy gléwnej,
to funkcja h; wyrazona jest Wzorem 5.1. W tym wzorze S jest numerem pierwszego sektora blo-
ku, ktorego dotyczy realizowane zadanie zapisu, >> przesunieciem bitowym w prawo o zadana
liczbe pozycji, a j poziomem wiaderka.

hi(s) < s >> (34 j) mod M (5.1)

Liczba elementéw tablicy (M) powinna byé tak dobrana, aby byla potega dwoéjki®. Wéwcezas
warto$¢ funkeji he mozna wyliczy¢ wedlug Algorytmu 7, gdzie K «— s >> (3+). Taka postac tej
funkcji gwarantuje, ze jej wartosci beda wzglednie pierwsze z M, co z kolei ogranicza grupowanie

Algorytm 7 Obliczanie wartoéci funkcji ho
i+— 1+ Kmod (M—1)
if i mod 2 = 0 then
1+— 1+ 1
end if
return :

danych w elementach tablicy [83]. Dzieki temu odnalezienie elementu pustego lub zawierajacego
okreslone dane wymaga mniejszej liczby iteracji petli repeat...until z Algorytmu 7, co daje
lepsza efektywnos¢ tej metody.

Algorytm 6 pozwala zlokalizowaé element tablicy gtéwnej, ktory zawiera wskaznik na bufor,
ktorego dotyczy zadanie klienta. Ten bufor podzielony jest na osiem sektoréw, przy czym numer
pierwszego z nich jest podzielny przez osiem. Otrzymane przez serwer SDDSfL zadanie klienta
moze dotyczy¢ ktoregos z dalszych sektoréw, ale dzieki przedstawionej w Podrozdziale 5.2 frag-
mentacji zadan gwarantowanym jest, ze nie bedzie przekraczalo rozmiaru bufora. Polozenie
pierwszego sektora, ktorego dotyczy zadanie wzgledem adresu poczatkowego bufora jest ustala-
ne poprzez pomnozenie wartosci trzech najmtodszych bitéw numeru tego sektora przez rozmiar
pojedynczego sektora.

Jedli zadanie dotyczy odczytu, a Algorytm 6 zwréci wskaznik na nieuzywany element, to nie
musi to oznacza¢ btedu. Przyktadowo, Warstwa Operacji Blokowych przy inicjowaniu dziatania
urzadzenia blokowego nakazuje odczyt kilku sektorow z poczatku i konica przestrzeni adresowej

3Jej warto$é moze byé modyfikowana przez uzytkownika SDDSfL.
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tego urzadzenia. Spodziewa sie, ze sektory, ktére tam sie znajduja beda zawieraé zera. Serwer
SDDSfL zachowuje sie zgodnie z tymi oczekiwaniami i jesli znajdzie nieuzywany bufor podczas
realizacji zadania odczytu, to wysyla w odpowiedzi sektory zawierajace zera.

Podczas realizacji zadania zapisu serwer SDDSfL musi przypisa¢ wskazniki na bufor, w kto-
rym umiedcit dane do tablicy podziatu lub tablicy nastepnej. Jezeli warto$é klucza bloku, ktéry
umieszczony jest w buforze po przesunieciu bitowym o j pozycji w prawo jest parzysta, to ten
blok po podziale pozostanie w biezacym wiaderku i wskaznik na bufor go zawierajacy powinien
by¢ zapisany w tablicy nastepnej. W przeciwnym przypadku wskaznik powinien byé¢ zapisany
w tablicy podziatu. Element tablicy, ktéry bedzie zawieral ten wskaznik w obu przypadkach jest
wyznaczany za pomoca Algorytmu 6, ale w Funkcji 5.1 przyjmuje sie poziom wiaderka o jeden
wiekszy. Wykonanie opisanej czynnosci pozwala uniknaé¢ rozdzielania blokow danych za pomoca
funkcji hjy1 (Podrozdzial 4.1) dopiero na etapie wykonywania operacji podziatu wiaderka. Aby
wykazaé, ze obie metody sa réwnowazne nalezy zauwazy¢, ze funkcja h; generuje z klucza bloku
liczbe j-bitowg, a funkcja hjyq liczbe j 4 1 bitowa, czyli o tym, czy blok o danym kluczu pozo-
stanie po podziale w wiaderku, czy nie, decyduje wartos¢ j+1 bitu jego klucza. Stad wniosek, ze
badanie parzystosci wartosci klucza przesunietej o j pozycji w prawo jest operacja réwnowazna.

Serwer SDDsSfL utrzymuje informacje o poziomie zaladowania wiaderka, ktéry okreslany jest
przez liczbe zajetych elementéw tablicy gtdéwnej i zwiekszany przy kazdym zapisie nowego bloku
danych. Jesli przekroczy on pewng warto$¢ progowa, to serwer zgtasza do koordynatora podzia-
6w przepelnienie wiaderka. Wynika stad, ze komunikat o przepelnieniu wiaderka wysyltany
jest zanim faktycznie to nastapi. Takie dzialanie podyktowane jest tym, ze w plikach sSDDS
moga znajdowac sie wiaderka o nizszym poziomie niz to, ktére ulegto przepetnieniu. Koordyna-
tor podziatéw nakaze wiec podzial najpierw tym wiaderkom. Przeprowadzenie tych wszystkich
operacji podzialu mogloby spowodowaé przestdj w dziataniu wiaderka, ktére sie przepemnito.
Podobny przypadek mogtby wystapié, jesli SC otrzymalby komunikat o przepelieniu wiader-
ka, kiedy juz bylaby realizowana operacja podziatu ktoéregos z pozostatych wiaderek. Jest wiec
korzystnym utrzymywanie pewnego zapasu miejsca w wiaderku, aby uniknaé¢ takich sytuacji.
Powstaje pytanie, jaki prég zatladowania przyja¢. Poniewaz efektywnosé adresowania otwartego
spada, kiedy liczba elementéw zajetych stanowi 75% liczby wszystkich elementéw tablicy, to
taki prog wlasnie przyjeto [33]. Po jego osiagnieciu wysylany jest pierwszy komunikat o prze-
pelnieniu wiaderka, ktéry SC musi potwierdzi¢ ze wzgledu na zawodnosé komunikacji opartej
na protokét ubpp/1p. To potwierdzenie nie jest réwnoznaczne z nakazem podziatu. Jesli serwer
nie odbierze komunikatu ,,you split” po wystaniu ,collision”, to ponownie wysyta ten ostatni
po zrealizowaniu pewnej liczby zadan klienta. Dzialanie to powtarza do momentu, az dostanie
od sc nakaz podzialu wiaderka.

Realizacja operacji podzialu zajmuje sie osobny watek serwera SDDsSfL. W momencie odebra-
nia od sC¢ komunikatu ,,you split” nawigzuje polaczenie z serwerem na innym wezle multikom-
putera, ktory bedzie zarzadzal nowym wiaderkiem. Nastepnie wysyta do niego poziom wiaderka
(j + 1), blokuje pozostalym watkom dostep do danych w swoim wiaderku za pomoca muteksu
i przesyla do nowego wiaderka zawarto$¢ tych wszystkich buforow, ktére wskazywane sg przez
tablice podziatu, wraz z identyfikatorem bloku skojarzonego z danym buforem oraz z indeksem
tablicy gtéwnej, pod ktérym byl zapisany wskaznik na ten bufor. Watek po stronie odbiorcy za-
pisuje te dane w tablicach i buforach swojego wiaderka, jednoczesnie liczac poziom zaladowania.
Po zakonczeniu transmisji serwer zarzadzajacy nowym wiaderkiem jest gotoéw do przyjmowania
zlecenn od klienta. Watek po stronie nadawcy po wystaniu danych do nowego wiaderka musi
zmieni¢ konfiguracje tablic. Najpierw przepisuje wskazniki buforéw wskazywanych przez tablice
podziatu do nieuzywanych elementéw tablicy nastepnej i oznacza wskazywane przez nie bufory
jako niezajete. W kolejnym kroku zamienia wskazniki na tablice gtéwna i tablice nastepna, co
oznacza, ze zamieniaja sie one rolami. Potem zeruje zawarto$¢ tablicy podzialu i (nowej) ta-

69



blicy nastepnej, sprawdza, ktore elementy (nowej) tablicy gtéwnej wskazuja na zajete bufory
i zapisuje ich wskazniki odpowiednio do tablicy podziatu lub tablicy nastepnej. Po wykonaniu
tych czynno$ci oblicza nowy poziom zaladowania wiaderka (przyjmuje, ze jest to polowa po-
przedniego poziomu), powiadamia SC o zakonczeniu operacji podziatu i zwalnia mutex. Serwer
przechodzi do obstugi zadan klienta.

Podobnie jak klient, serwer SDDS{L korzysta ze statycznej tablicy przydziatéw fizycznych
(T). W jego przypadku ta tablica jest odczytywana podczas inicjacji z pliku tekstowego i oprocz
adreséw fizycznych wiaderek zawiera adres koordynatora podzialéw oraz adres logiczny jego
wiaderka.

Serwer SDDSfL moze zostaé¢ wylaczony na skutek wystapienia wyjatku (ang. exception) lub
dzialan uzytkownika (np. naci$niecia klawiszy Ctrli C). O takich zdarzeniach procesy w systemie
Linux powiadamiane sa za pomoca krétkich komunikatéw nazywanych sygnatami [89,91,95].
Sygnaly sa programowymi odpowiednikami przerwan sprzetowych [89]. W prototypie SDDSfL
przejeto obstuge wiekszosci sygnaléw jakie oprogramowanie serwera moze otrzymac. Procedura
implementujaca ich nowa obstuge powoduje zapisanie zawartosci wiaderka do pliku, dzieki czemu
moze ono zosta¢ odtworzone po przywrdceniu dzialania serwera.

Obstuga wielu klientéw przez serwer SDDSfL zrealizowana jest za pomoca podzialu wiaderka
na segmenty. Kazdy klient otrzymuje swéj segment, do ktérego moze zapisywaé lub z ktérego
moze odczytywaé dane. Segmenty te maja réwne wielkosci (z doktadnoscia do pojedynczego ele-
mentu). Dla kazdego z nich osobno jest liczony poziom zatadowania. Do adresowania elementéw
segmentow uzywany jest Algorytm 6, ale rozmiar tablicy (M) w funkcjach hq i hy zastapiony jest
rozmiarem segmentu. W przypadku podziatu jednego z segmentéw dzielone sa rowniez pozostate
segmenty nalezace do tego samego wiaderka. W przyjetym rozwiazaniu klienci nie wspotdziela
bezposrednio danych. Jesli jest to konieczne, to taki mechanizm moze zosta¢ zrealizowany na
poziomie aplikacji korzystajacych z wirtualnego urzadzenia blokowego tworzonego przez modut
klienta sDDsfL.

Implementacja wspotdzielenia danych przez klientéw na poziomie sterownikéow SDDSfL wigze
sie z wprowadzeniem okreslonej polityki spdéjnosci informacji, a to moze wptynaé niekorzyst-
nie na wydajnos¢ SDDSL oraz nie zawsze odpowiadaé¢ potrzebom aplikacji, ktore korzystaja
z tego rozwigzania. Dodatkowo wszyscy klienci musieliby posiadaé¢ ten sam system plikow. Aby
utrzymaé jego spdjny obraz konieczne bytoby sterowanie z poziomu sterownika urzadzenia pro-
gramowymi pamieciami podrecznymi zawierajacymi struktury danych systemu plikéw, takie
jak np. wpisy katalogowe (ang. d-entry) [30]. Realizacja takiego sterowania nie jest prosta dla
obecnej struktury jadra Linuksa.

Sugestie odno$nie mozliwosci realizacji wspoéldzielenia danych na poziomie sterownikdw
SDDS{L zawarte sa takze w Rozdziale 7.

5.4. Implementacja koordynatora podzialéw

Dziatanie koordynatora podzialéw w prototypowej implementacji SDDSfL odbiega w nie-
wielkim stopniu od tego, ktére zostatlo opisane automatem skonczonym przedstawionym na
Rysunku 4.5. Zmiany w dzialaniu wymuszone sa tym, ze komunikaty przesylane za pomoca
protokotu UDP/IP moga ulec zagubieniu. W zwiazku z tym SC zawsze potwierdza komunikat
ycollision” otrzymany od serwera SDDSfL. Po otrzymaniu takiego komunikatu mozliwe sg dwa
scenariusze dzialania koordynatora:

1. W chwili otrzymania komunikatu o przepelnieniu wiaderka zaden serwer nie przeprowa-
dza operacji podziatu. W takim przypadku sc potwierdza nadawcy odebranie komunikatu
ycollision”, wyznacza wiaderko do podziatu zgodnie z Algorytmem 5 i wysyla serwero-
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wi, ktéry zarzadza tym wiaderkiem komunikat , you split”. Po wykonaniu tych czynnosci
przechodzi w stan oczekiwania na potwierdzenie zakonczenia podziatu lub na kolejne ko-
munikaty o przepelnieniu.

2. W chwili otrzymania komunikatu ,,collision” trwa wykonanie operacji podziatu przez inny
serwer. W takim przypadku scC jedynie potwierdza odebranie komunikatu i natychmiast
przechodzi do oczekiwania na kolejne komunikaty o przepelnieniu lub na potwierdzenie
zakonczenia podziatu.

Tak jak opisano to w Podrozdziale 5.3 serwer SDDSfL bedzie ponawial komunikaty o prze-
pelnieniu do momentu, az koordynator podzialéw wysle mu nakaz przeprowadzenia podziatu.

5.5. Realizacja protokotéow

Protokolami warstwy transportu uzywanymi w prototypie SDDSfL sa TCP/IP i UDP/IP, przy
czym wieksza role w komunikacji miedzy poszczegdélnymi elementami prototypu odgrywa ten
drugi. Dla kazdego z typow potaczen zdefiniowano osobny protokot warstwy aplikacji oraz przy-
dzielono osobne numery portéw. Implementacje protokotéw sa przedstawione w tym podrozdzia-
le.

5.5.1. Protokét potaczenia klient-serwer

Kazdy komunikat przesylany miedzy klientem i serwerem, niezaleznie od kierunku komuni-
kacji, posiada nagléwek, ktory zdefiniowany jest struktura o nazwie udp_header (Listing 5.1).

Listing 5.1: Struktura udp_header

udp_header {
type;
flags ,client_nr;
original_address [16];

begin ;
iam [2];

number ;

};

Uzyte w definicji struktury typy uint8_t, uint16_t, uint32_t oraz uint64_t sg zgodnymi ze
standardem 1SO €99 typami zmiennych o ustalonej, niezaleznej od platformy sprzetowej i syste-
mowej liczbie bitéw, dla liczb calkowitych dodatnich (naturalnych) [39]. Pole type moze przyj-
mowa¢ jedng z pieciu wartosci okreslajacych zapis, odczyt, potwierdzenie zapisu, potwierdzenie
odczytu oraz komunikat 1AM. Dwa pierwsze typy komunikatéw wysyla klient, pozostate serwer
spDsfL. Komunikat zapisu oraz komunikat potwierdzenia odczytu oprocz nagltowka zawieraja
dane, ktérych maksymalny rozmiar wynosi 4 KiB. Pole flags jest uzywane przez serwer do
oznaczenia pakietu, ktéry zostal nieprawidtowo zaadresowany i jest przesytany do innego ser-
wera. To pole wykorzystywane jest réwniez w trybie diagnostyki (ang. debug) przez klienta do
oznaczania pakietéw retransmitowanych. Pole client nr zawiera numer identyfikacyjny klien-
ta, ktory wystal pakiet, a pole original_address jego adres IP w dziesietnej notacji kropkowej
(ang. dot-decimal notation). Pole number zawiera rozmiar danych, ktérych dotyczy zadanie za-
pisu lub odczytu wyrazony w liczbie bajtéw. Pole begin zawiera numer pierwszego sektora
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okredlajacego dane, ktérych dotyczy zadanie. Jesli pakiet jest komunikatem 1AM to to pole za-
stepowane jest dwuelementowa tablica, ktéra zawiera numer i poziom wiaderka nadzorowanego
przez serwer, ktory otrzymal nieprawidtowo zaadresowane zadanie.

5.5.2. Protokél potaczenia serwer-serwer

Ten rodzaj polaczenia oparty jest na protokole TCP/IP i wykorzystywany podczas operacji
podziatu wiaderka. Komunikaty przesylane za jego pomoca zdefiniowane sa struktura o nazwie
split_data (Listing 5.2).

Listing 5.2: Struktura split_data

split_data {
end ;
sector , index;
client ;
data[4096];
}s

Pole end jest znacznikiem okreslajacym, czy biezacy komunikat jest ostatnim, czy beda po nim
nadsytane kolejne. Pole sector zawiera klucz, czyli numer pierwszego sektora bloku przesuniety
o trzy bity w prawo, a pole index zgodnie z nazwa okresla potozenie elementu tablicy podziatu,
ktory wskazywal na przesylane dane. Taki sam indeks bedzie mial element tablicy gléwnej,
ktory w nowym wiaderku bedzie wskazywal te dane. Pole client zawiera numer klienta, ktory
jest wladcicielem danych. Ostatnie pole jest tablica zawierajaca dane pobrane z bufora.

Zanim zostanie rozpoczete przesylanie komunikatéw okreslonych taka struktura, to do no-
wego wiaderka przesylany jest jego poziom, zapisany w zmiennej typu uint32_t.

5.5.3. Protokdét potaczenia serwer-koordynator podzialéw

Komunikacja miedzy tymi dwoma elementami SDDSfL polega na wymianie prostych znacz-
nikéw. Wyjatkiem od tej reguly jest komunikat o przepelnieniu wiaderka, ktéry moze zawieraé
dodatkowe informacje. Znaczniki uzywane w tym potaczeniu zdefiniowane sg za pomoca typu
wyliczeniowego o nazwie msg_type (Listing 5.3).

Listing 5.3: Typ msg_type

msg_type {
collision = 0,
yousplit = 1,
split_ack = 2,
collision_ack = 3

}s

Zmacznik collision oznacza komunikat o przepelnieniu wiaderka. Jak wspomniano wczesniej
pakiet ten moze zawiera¢ dodatkowe informacje, ktére uzywane sa w podziatach kontrolowanych.
Ten typ podziatéw nie zostal jednak oprogramowany w prototypie SDDSL. Pakiet collision
wysyla serwer do koordynatora podziatéw, ktoéry potwierdza jego odbiér wystaniem znacznika
collision_ack. Serwer zarzadzajacy wiaderkiem, ktore powinno zosta¢ podzielone otrzymuje
od sc znacznik you_split, na ktéry odpowiada znacznikiem split_ack po wykonaniu operacji
podziatu wiaderka.
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5.6. Odpornos$é¢ na btedy SDDSfL

Odpornoséé na bledy (ang. fault-tolerance) Skalowalnych, Rozproszonych Struktur Danych
jest przedmiotem wielu badan. Przeglad architektur SDDS zwiazanych z tym zagadnieniem znaj-
duje sie w Dodatku A. Przy opracowywaniu prototypu SDDDS{L skupiono sie na zapewnieniu,
ze klient w sytuacji awaryjnej bedzie zachowywal sie podobnie jak wiekszo$¢ sterownikéw ty-
powych urzadzen blokowych. Prace nad tolerowaniem btedéw przez ten prototyp byty wiec
bardziej ukierunkowane na obstuge sytuacji wyjatkowych niz zapewnienie nieprzerwanej do-
stepnosci ustugi.

Tabela 5.1 zawiera analize przyczynowo-skutkowa (ang. cause-effect) mozliwych bledéw
klienta sDDsfL. Z tej tabeli wynika, ze najpowazniejsze skutki maja cztery kategorie btedow:
utrata komunikatu, brak odpowiedzi od serwera, btad klienta w obliczaniu adresu serwera oraz
podanie przez uzytkownika ztych adresow 1P serwerdéw. Jesli wystapi ktérykolwiek z wymie-
nionych btedéw, to klient SDDSfL pozostanie w stanie oczekiwania na odbiér pakietu, co unie-
mozliwi mu wykonywanie innych zadan, wiacznie z reagowaniem na polecenia wydawane przez
uzytkownika uprzywilejowanego. Jedynym sposobem usuniecia modutu klienta z jadra syste-
mu w takiej sytuacji jest restart wezla multikomputera, na ktérym dany modul dzialal. Biad
zwigzany z utrata komunikatu mozna usunaé¢ poprzez retransmisje. W prototypowej implemen-
tacji SDDSfL wykorzystano kolejke prac (ang. work queue) do wykonania tej czynnosci [30,39].
Pozwala ona uaktywnié¢ okreslona funkcje po uptywie zadanego czasu. Jadro systemu Linux ofe-

Przyczyna Skutek
Uzytkownik podaje zte adresy 1P weztéw-ser- | Klient wysyla dane do niewtasciwych kom-
weréw. puteréw. Mozliwe nieskonczone oczekiwanie

na odpowiedz. Modut nie moze by¢ usuniety
z jadra systemu (jest uzywany).

Uzytkownik podaje niekompletne dane ser- | Plik urzadzenia blokowego nie jest tworzony.
wWerow. Dziatanie systemu nie jest zagrozone. Modut
mozna usunaé z systemu.

Sterownik odbiera niewtasciwg odpowiedz na | Jeéli blad dotyczy metadanych zadania, to
zadanie. komunikat jest odrzucany. Jesli btad dotyczy
wlaéciwych danych, to jest propagowany do
aplikacji, ktéra odpowiedzialna jest za obstu-

ge wyjatku.
Brak odpowiedzi ze strony serwera (ghuchy | Klient czeka w nieskonczonosé na odpowiedz,
serwer (ang. deaf server)). mimo ponawianych zapytan. Awaryjne za-

koniczenie dziatania aplikacji jest trudne (cze-
ka na realizacje wywolania systemowego).
Nie mozna usungé¢ modutu z jadra (jest uzy-
wany).

Btad klienta w obliczaniu adresu logicznego | Jedli adres jest wickszy niz rozmiar tablicy
serwera. przydzialéow fizycznych, to skutek jest taki
sami jak w przypadku ghuchego serwera lub
zlego adresu fizycznego serwera.

Utrata komunikatu. Klient czeka nieskonczenie dlugo na odpo-
wiedz serwera. Modul nie moze by¢ usuniety
z systemu (jest uzywany).

Tabela 5.1: Analiza przyczynowo-skutkowa potencjalnych btedéw klienta sSDDSfL
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ruje domyslny mechanizm kolejki prac obstugiwany przez watek o nazwie events, ale stwarza
réwniez mozliwo$¢ utworzenia innej instancji takiego mechanizmu. Poniewaz domygélna kolej-
ka prac moze by¢ obciazona przez prace zlecone przez inne moduty, klient SDDSfL korzysta
z drugiego rozwiazania i tworzy swoja prywatna kolejke. Funkcja realizowana w ramach prac
umieszczanych w tej kolejce ma za zadanie powtérzy¢ transmisje ostatnio wystanego pakietu.
Ta czynno$é¢ nie moze by¢ wykonana bezpodrednio przez watek transmitujacy, gdyz jest on
zablokowany w oczekiwaniu na odpowiedz. Kolejka prac jest w przypadku klienta sSDDsSfL reali-
zacja mechanizmu watchdog przedstawionego na Rysunku 4.2 z Podrozdziatu 4.4. Komunikat,
jesli zachodzi taka koniecznosé, moze by¢ retransmitowany wielokrotnie. Czas kazdej kolejnej
retransmisji dobierany jest zgodnie z regula wykladniczego wycofywania binarnego [2,91]. Je-
sli wartos¢ tego czasu przekroczy przyjety prég (okoto pét minuty), to btad uznawany jest za
permanentny. Najczesciej jest on wtedy zwigzany z jedna z trzech pozostalych przyczyn, czy-
li btednym adresem fizycznym lub logicznym serwera badz jego awaria. W takim przypadku
przerywane jest dzialanie watku transmitujacego oraz aplikacji uzytkownika oczekujacych na
zakonczenie operacji wejscia-wyjécia zwiazanych ze sterownikiem sDDSfL, a Warstwa Opera-
cji Blokowych, powiadamiana jest o wystapieniu bledu 1/0. Kazda kolejna préba skorzystania
przez aplikacje uzytkownika z SDDSfL spowoduje ponowne zasygnalizowanie tego btedu. Modut
klienta moze zosta¢ usuniety z jadra systemu. Sytuacja wyjatkowa nie ma wplywu na dzialanie
pozostalych proceséw uzytkownika ani innych podsysteméw jadra Linuksa.

5.7. Podsumowanie

Rozdziat opisuje prototypowa implementacje SDDSfL. Oprogramowanie klienckie zostato zre-
alizowane w postaci modulu jadra bedacego sterownikiem urzadzenia blokowego. Tworzy on
osobny watek, ktéry obshuguje transmisje danych miedzy klientem, a serwerem SDDS{L. Re-
transmisjg zagubionych pakietéw zajmuje si¢ dedykowany mechanizm kolejek prac, ktéry jest
realizacja mechanizmu watchdog. Informacje o trwatych bledach sterownika, spowodowanych
awarig serwerow sg przekazywane aplikacjom uzytkowym za pomoca sygnatéw. Komunikacja
z przestrzenia uzytkownika jest réwniez konieczna w przypadku inicjacji tablicy przydzialow
fizycznych klienta. Do jej realizacji wykorzystano system plikéw sysfs.

Serwery SDDSfL sa programami uruchamianymi na osobnych weztach multikomputera jako
osobne procesy uzytkownika. Wiaderka, ktorymi one zarzadzaja zrealizowano poprzez uzycie
tablic wskaznikow, dynamicznej alokacji pamieci i blokowania wymiany stron. Podstawowa jed-
nostka danych przechowywana przez wiaderko jest blok danych sktadajacy sie z oSmiu sektorow
o wielkosci 512 bajtéow. Do adresowania blokéw wewnatrz wiaderka uzyto algorytm adresowania
otwartego z podwdjnym haszowaniem. Kod serwera podzielono na trzy watki. Gléwny watek
zajmuje si¢ obstuga zadan klienta pozostale dwa odpowiedzialne sa za wykonanie operacji po-
dziatu wiaderka.

Koordynator podziatéw réwniez dziata jako proces uzytkownika. Jego tablica przydziatéw fi-
zycznych jest inicjowana warto$ciami odczytywanymi z pliku. To samo rozwiazanie zastosowano
W serwerze.

Do komunikacji uzyto tych samych protokoltéw warstwy transportu, co w przypadku orygi-
nalnych implementacji SDDS.

Gléwnym zrédiem trudnosci zwigzanych z implementacja SDDSfL stanowito osadzenie klien-
ta na poziomie jadra systemu operacyjnego. Blad w jego kodzie lub nawet w oprogramowaniu
serwera SDDSfL zazwyczaj prowadzil do destabilizacji lub nawet zalamania catego systemu,
co utrudniato lokalizacje usterki. Na poziomie jadra systemu nie sa takze dostepne biblioteki
podprograméw, ktére ma do dyspozycji programista aplikacji uzytkowych, cho¢ istnieja odpo-
wiedniki niektérych z nich. Inne utrudnienie stanowita rozproszona konstrukcja oprogramowania
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sDDsfL. W tego typu rozwigzaniach czesto wystepuja trudne do wykrycia i odtworzenia btedy
zwigzane z komunikacjg.
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6. Ocena eksperymentalna

Rozdziat 6 zawiera wyniki testow, jakim zostala poddana prototypowa implementacja SDDSfL.
Pierwsza cze$¢ opisuje metodologie testéw, druga przedstawia wyniki wraz z ich analiza, a ostat-
nia stanowi krétkie podsumowanie uzyskanych rezultatéw.

6.1. Metodologia

Koncepcja Skalowalnych, Rozproszonych Struktur Danych powstata w wyniku zapotrzebo-
wania na przechowywanie duzych ilosci danych w sposob skalowalny i przy zachowaniu mozli-
wosci szybkiego dostepu do informacji [27]. Prototyp SDDSfL zostal poddany testom, aby ocenié
w jakim zakresie posiada on takie cechy. Ocena wydajnodci zostala wykonana w odniesieniu do
efektywnosci tradycyjnych rozwiazan stuzacych do magazynowania danych, takich jak lokalne
dyski twarde i rozproszone systemy plikow. Do testéw uzyto dyskéw wyposazonych w magistra-
le SATA, SATA 2, PATA (UDMA/133) i scsrI Ultra-320 [96-98] oraz nastepujacych rozproszonych
systeméw plikéw: NFs, Glusterrs i LUSTRE [5,12,21,99]. Na dyskach twardych, podobnie jak na
urzadzeniu blokowym SDDSfL osadzony byt lokalny system plikéw ext3 [100].

Wydajnosé kazdego z wymienionych rozwiazan zalezy od konfiguracji systemu komputero-
wego, ktory je stosuje oraz od aplikacji, ktére z nich korzystaja. Prototyp SDDSfL przetestowano
7 nastepujacym oprogramowaniem:

1. transakcyjne bazy danych,

2. procesy zorientowane na wejscie-wyjscie [2],

3. procesy zorientowane na obliczenia [2],

4. podsystem wymiany stron pamieci (ang. swap) [2—4].

W testach z pierwszej kategorii uzyto systemu baz danych PostgresQL [101] oraz programu
testujacego pgbench [102], ktéry stosuje schemat testowania transakcji bazujacy na normie
TPC-B [103]. Badana wielkoscia byla liczba transakcji wykonanych w ciagu sekundy.

Jako program zorientowany na wejscie-wyjscie postuzyta aplikacja sortujaca pliki rekordéw
w oparciu o algorytm QuickSort [33,83]. Podczas testu uzyto dwéch zestawéw plikéw. Pierwszy
zawieral pliki o wielkoéciach od 1 MiB do 1 GiB zbudowane z rekordéw o rozmiarze 2 KiB.
W drugim zestawie pliki mialy identyczne wielkosci, ale rozmiar rekordu wynosit 4 KiB.

Zbiory o takim samym zakresie rozmiardéw, lecz zawierajace tekst zostaly wykorzystane
w teScie nalezacym do trzeciej kategorii. Wykonano go przy pomocy aplikacji poszukujacej
wystapien wzorcéw tekstowych o dtugosciach od 2 do 1024 znakéw, przy czym diugodci te bytly
kolejnymi potegami dwdjki. Do wyszukiwania zastosowano algorytm Boyera-Moore’a [83].

W przypadku obu opisanych aplikacji testujacych mierzona wielkoscia byl czas wykonania.
Do jego pomiaru wykorzystano polecenie systemowe time. Poniewaz bada ono réwniez sto-
pien wykorzystania procesora, to za jego pomoca mozna potwierdzi¢ charakterystyke dzialania
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Rysunek 6.1: Wykorzystanie procesora w wyszukiwaniu wzorcoéw i sortowaniu plikéw

obu aplikacji, ktora przedstawiono wczeéniej. Wykres 6.1 przedstawia wyrazone w procentach
obciazenie procesora przez obydwie aplikacje w zaleznosci od rozmiaru sortowanego lub przeszu-
kiwanego pliku. Wielko$¢ ta wyraza stopien obcigzenia procesora w catkowitym czasie trwania
danej operacji. Pomiar zostat dokonany dla procesora dwurdzeniowego. Na podstawie wykresu
mozna wywnioskowaé, ze sortowanie jest procesem zorientowanym na wejscie-wyjscie ze wzgle-
du na mniejsze wykorzystanie procesora w pordéwnaniu z wyszukiwaniem wzorca, ktére jest
zorientowane na obliczenia. Rekordy w plikach wejéciowych dla programu sortujacego zostaly
wygenerowane losowo, co oznacza, ze ich kolejnos¢ poczatkowa jest rézna dla kazdego z utwo-
rzonych plikéw. Od tej kolejnosci zalezy intensywnosé korzystania z procesora w algorytmie
QuickSort, dlatego na Wykresie 6.1 ksztalty linii odpowiadajacym wynikom sortowania sa r6z-
ne.

W testach z czwartej kategorii uzyto programu zapisujacego zera w przydzielony mu obszarze
pamieci. Wielkosé tego obszaru jest poréwnywalna z rozmiarem RAM. Program zapisuje obszar
stopniowo, za kazdym razem zaczynajac od jego poczatku i zwiekszajac wielko$¢ zapisywanego
fragmentu o 1 MiB. WielkoScia mierzong jest czas wykonania operacji zapisu. Pomiaru dokonuje
program przy uzyciu wywolania systemowego gettimeofday().

Skalowalnos¢ SDDSfL zostala oceniona przy pomocy aplikacji sortujacej pliki. Operacje te
przeprowadzano dla réznej liczby i pojemnoéci serweréw SDDSfL oraz dla réznej liczby klientow
SDDSTL.

Testy zostaly wykonane na multikomputerach zbudowanych w oparciu o typowe komputery
klasy PC i sieci LAN oraz na systemie wielokomputerowym klasy MPP, ktéry wyposazony jest
zaréwno w sie¢ lokalng Gigabit Ethernet, jak i InfiniBand.

Szczegdtowe dane na temat konfiguracji srodowiska testowego oraz badanych rozwigzaniach
zostaly umieszczone w opisie wynikéw w nastepnym podrozdziale.
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6.2. Wyniki testéow

Wydajnos¢é spDSFL oraz rozproszonych systeméw plikéw uwarunkowana jest w duzym stop-
niu szybkoscia transmisji lokalnych sieci, na ktérych oparta jest budowa systemu wielokompu-
terowego. Tabela 6.1 zawiera zestawienie, sporzadzone na podstawie [2,10,96-98], maksymal-
nych szybkosci transmisji jakie moga zaoferowaé sieci komputerowe oraz magistrale 1/0 uzytych
w testach dyskéw twardych. Zaréwno w przypadku dyskéw twardych jaki i sieci komputerowych

Interfejs Szybkos$é przesylania danych
Gigabit Ethernet 125 MiB/s
PATA UDMA /133 133 MiB/s
SATA 150 MiB/s
SATA 2 300 MiB/s
scst Ultra-320 320 MiB/s
InfiniBand 1,25 GiB/s

Tabela 6.1: Maksymalna szybkosci przesylania danych dla sieci i magistrali

osiggniecie takich wartosci w praktyce moze by¢ trudne.

Zrodla [2-4] wskazuja trzy parametry, od ktérych w najwigkszym stopniu zalezy wydajnosé
dyskéw twardych. Sa to czas wyszukiwania, czas oczekiwania i czas transferu. Wszystkie te
wielkoSci zwiazane sa z mechaniczna naturg tych urzadzen. Czas wyszukiwania (ang. seek time)
jest czasem potrzebnym na umieszczenie glowicy dysku nad wlasciwg Sciezka. Czas oczekiwania
nazywany réwniez czasem opdznienia rotacyjnego (ang. rotational delay) zwiazany jest z czeka-
niem az pod glowica znajdzie sie sektor, ktory ma by¢ jako pierwszy odczytany ze Sciezki. Czas
transferu (ang. transfer time) jest czasem potrzebnym na odczyt lub zapis danych w okreslonym
sektorze. Sposrdod tych trzech sktadowych czasu dostepu najwieksza jest czas wyszukiwania. Je-
go minimalizacja zajmuje sie planista wejscia-wyjscia. Autorzy [104] przeprowadzili dokladna
analize¢ czynnikéw wplywajacych na wydajnosé wspotczesnych dyskéw twardych. Ich badania
wykazaly, ze zastosowanie rozwiazan zmniejszajacych liczbe fizycznych operacji 1/0, takich jak
buforowanie zapiséw, pamie¢ podreczna odczytéw i odczyt z wyprzedzeniem (ang. read ahead)
ma wieksze znaczenie dla skrécenia czasu dostepu do danych na dysku niz poprawa ktoérejs
z opisanych wczesniej sktadowych.

W przypadku lokalnych sieci komputerowych o faktycznej predkosci przesytania danych
decyduja szczegoly zwiazane z implementacja obstugi LAN na poziomie systemu operacyjnego,
budowa protokotéw komunikacyjnych i obciazenie sieci komunikacja. W Zestawieniu 6.1 sie¢
InfiniBand jest dziesieciokrotnie szybsza od Gigabit Ethernet. Nie kazde oprogramowania potrafi
jednak obstugiwaé w sposéb bezposredni te sie¢. Prototyp sDDSfL korzysta z niej za pomoca
stosu TCP/IP co powoduje straty w wydajnosci. Tabela 6.2 zawiera czasy przesylu pakietow
1ICMP dla sieci Gigabit Ethernet i InfiniBand obstugiwanej za pomoca stosu protokoléw TCP /1P.

Rodzaj sieci
InfiniBand Gigabit Ethernet
56 bajtéw | 0.047/0.059/0.082 [ms] | 0.068/0.086/0.103 [ms]
4300 bajtéw | 0.093/0.112/0.151 [ms] | 0.206/0.226/0.251 [ms]

Rozmiar

Tabela 6.2: Czas przesylu pakietu 1IcMP dla sieci InfiniBand i Gigabit Ethernet

Test wykonano na multikomputerze wyposazonym w obie sieci. Wyniki wykazuja, ze czasy
przesylania pakietéw o wzglednie matych rozmiarach sa w obu sieciach poréwnywalne, natomiast
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pakiety o rozmiarze zblizonym do maksymalnej wielkosci pakietéw stosowanych przez SDDsSfL
przesytane sg w sieci InfiniBand w czasie okoto dwukrotnie krétszym niz w Gigabit Ethernet.

Aplikacje, ktére postuzyly do testéw SDDSfL zostaly dobrane tak, aby uwzglednié charak-
terystyki dyskéw twardych i sieci komputerowych, ktore zostaty podane w dwdéch poprzednich
akapitach. Jest wérdd nich zaréwno oprogramowanie, ktére wymaga intensywnego przesylania
informacji i swobodnego dostepu do danych, jak réwniez i to, ktére wykonuje sporadycznie
operacje wejscia-wyjscia i ogranicza sie jedynie do sekwencyjnego dostepu do danych.

Systemy transakcyjnych baz danych naleza do programéw, ktére wymagaja swobodnego
dostepu do danych na nos$niku i inicjuja wiele operacji 1/0, ktére dotycza zapisu lub odczytu
matych porcji informacji. Wykres 6.2 przedstawia liczbe transakcji na sekunde, ktére wykonuje
baza PostgresQL uzywajac jako nosnika danych dysku twardego lub prototypu sDDSfL. Test
przeprowadzono na multikomputerze zbudowanym na bazie sieci Gigabit Ethernet z kompute-
réw klasy PC. Kazdy z nich byl wyposazony w zintegrowana karte sieciowa. Dysk twardy uzyty
w testach to SeaGate Barracuda o pojemnoéci 80 GB !, predkoéci katowej 7200 rpm i wyposa-
zony w magistrale SATA. Wyniki testu wskazujg na wigksza wydajnos¢ bazy, gdy wspdlpracuje
z prototypem SDDSfL (wigksza liczba transakcji na sekunde).

Algorytm QuickSort, podobnie jak transakcyjne bazy danych potrzebuje swobodnego do-
stepu do danych. Jednoczesnie jest on efektywny takze w systemach, ktére stosuja klasyczna
pamieé wirtualna [83]. Wskazuje to na dobra lokalnosé odwolan do danych jakie wykonuje ten
algorytm. Mozliwe jest zatem wykorzystanie go do sortowania plikéw na nowoczesnych dyskach
twardych.

Wykres 6.3 zostatl sporzadzony na podstawie danych uzyskanych w tescie sortowania plikéw
sktadajacych sie z rekordéw o wielkosci 2 KiB. W badaniu poréwnano wydajnosci prototypu
SDDSfL uruchomionego na wezle multikomputera typu MPP, ktéry wyposazono w 2 GiB RAM,
dysku twardego SeaGate Barracuda, SATA 2, 160 GB, 7200 rpm zainstalowanego w tym samym
wezle, dyskéw SeaGate Barracuda sata, 80 GB i SeaGate Cheetah, scsi Ultra-320, 73 GB,

!Przedrostki w oznaczeniach pojemnosci dyskéw nalezg do uktadu Sr.
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Rysunek 6.3: Czas sortowania plikoéw o rozmiarze rekordéw 2 KiB

15000 rpm zainstalowanych w komputerze klasy PC wyposazonym w 1,5 GiB RAM oraz dysku
Maxtor, PATA UDMA /133, 160 GB, 7200 rpm zainstalowanego w komputerze klasy pPC z 2 GiB
pamieci operacyjnej. Test SDDSfL zostal zrealizowany zaréwno dla sieci Gigabit Ethernet (gbe),
jak i dla InfiniBand (inf). Analiza wykresu pozwala stwierdzi¢, ze prototyp SDDSfL jest szybszy
od dyskéw twardych (sortowanie plikow trwa krécej), lecz réznica miedzy jego wynikami, a wy-
nikami uzyskiwanymi przez nowoczesne dyski przeznaczone dla rozwiazan serwerowych (dysk
z taczem SATA 2) jest niewielka, szczegélnie, gdy SDDSL korzysta z sieci Gigabit Ethernet. Jezeli
rozmiar rekordu zostanie podwojony (4 KiB), to dysk SATA 2 okazuje si¢ by¢ szybszy w tym
tescie od SDDsfL uruchomionego na sieci Gigabit Ethernet, co ilustruje Wykres 6.4. Lokalno$¢
odwotan do danych, ktéra cechuje algorytm QuickSort dziala w tym tedcie na korzysé dyskow
twardych. Choé Warstwa Operacji Blokowych zapewnia buforowanie zapiséw dla wszystkich
urzadzenn blokowych, to napedy dyskéw moga wykorzysta¢ dodatkowe bufory sprzetowe, w kto-
re sg wyposazone, a ktorych SDDSfL jest pozbawiony.

Wykres 6.5 sporzadzono na podstawie testéw sortowania plikow przeprowadzonych dla pro-
totypu SDDSfL oraz dwéch rozproszonych systeméw plikow, NFS i LUSTRE. Wszystkie testy zosta-
ly przeprowadzone przy pomocy sieci Gigabit Ethernet na systemie multikomputerowym klasy
MPP. Na wykresie umieszczono wyniki dla sortowania plikéw zbudowanych z rekordéw zaréwno
o wielkosci 2 KiB, jak i 4 KiB. W systemie NFs dane sg przechowywane w sposéb scentralizowany
na pojedynczym dysku twardym, ale moze z nich korzysta¢ wielu klientéw [5,12]. System LUSTRE
stosuje rozproszenie danych i metadanych plikéw miedzy napedami dyskowymi zainstalowany-
mi w weztach systemu wielokomputerowego. Poréwnanie wynikéow poszczegdlnych rozwigzan
wypada na korzy$¢é sDDSfL i NFS, przy czym dla plikéw o duzych rozmiarach (wiekszych niz
512 MiB) przewage uzyskuje SDDSfL. Warte odnotowania sa réwniez réznice miedzy wynika-
mi tych rozwiazan, a rezultatami LUSTRE. Budowa tego systemu plikéw jest zapewne bardziej
dostosowana do aplikacji, ktére potrzebuja sekwencyjnego dostepu do danych. W przypadku
programoéow wymagajacych swobodnego dostepu konieczno$é wykonywania osobnych odwotan
do metadanych pliku i blokéw danych rozlokowanych na osobnych dyskach weztéw multikom-
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Rysunek 6.4: Czas sortowania plikéw o rozmiarze rekordéw 4 KiB
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Rysunek 6.6: Czas sortowania plikéw (InfiniBand)

putera wplywa niekorzystnie na czas dzialania tych aplikacji. Ten wplyw jest jeszcze wigkszy,
jesli operacje na pliku nie daja sie przeprowadzi¢ réwnolegle. Prototyp SDDSfL réwniez dokonuje
rozproszenia danych miedzy komputerami wchodzacymi w sktad systemu wielokomputerowego,
ale urzadzeniem przechowujacym informacje jest w jego przypadku pamieé¢ operacyjna, ktora
ma czasy dostepu wielokrotnie mniejsze od dysku twardego. Stad wynika znaczaca przewaga
tego rozwigzania nad LUSTRE w teScie z sortowaniem plikdw.

Wykres 6.6 zawiera wyniki testu sortowania plikow dla prototypu SDDSfL i rozproszone-
go systemu plikéw GlusterFs [21], przeprowadzonego przy pomocy sieci InfiniBand. Réwniez
w przypadku tego testu wystepuje duza réznica szybkoéci sortowania na korzyéé¢ sSpDDsfL. Wpraw-
dzie oprogramowanie GlusterFs dziala w przestrzeni uzytkownika wykorzystujac mechanizm
FUSE [88], ale ten system plikéw korzysta z trybu RDMA sieci InfiniBand [10], co powinno ko-
rzystnie wplynaé¢ na jego wydajnos¢é. Ponownie przyczyng niskiej efektywnosci rozproszonego
systemu plikow jest prawdopodobnie jego architektura, ktéra przystosowana jest dla aplika-
cji korzystajacych z sekwencyjnego dostepu do danych. W przypadku aplikacji wymagajacych
swobodnego dostepu nie sprawdza sie réwniez zastosowanie paskowania (ang. striping). W roz-
proszonych systemach plikéw wykorzystanie tej techniki oznacza rozlokowanie fragmentéw pliku
na osobnych nosnikach dyskowych celem umozliwienia rownolegltego wykonywania na nich ope-
racji 1/0. Konfiguracja GlusterFs korzystajaca z tej metody jest wolniejsza od konfiguracji, ktéra
rozmieszcza cale pliki na osobnych napedach. W przypadku tej ostatniej staba wydajnosé jest
prawdopodobnie spowodowana narzutami czasowymi, ktérych przyczyna sa mechanizmy syste-
mu plikéw zajmujace si¢ zarzadzaniem danymi. Dla wersji Glusterrs z wlaczonym paskowaniem
wykonano tylko jedna serie testéw ze wzgledu na dlugos¢ ich trwania.

W Rozdziale 5 stwierdzono, ze klient SDDSFfL, w przeciwienstwie do dyskéw twardych nie ko-
rzysta z planisty 1/0. System Linux umozliwia wybér jednego z czterech planistéw wejscia-wyjscia,
w zaleznosci od charakterystyki wykorzystania dysku przez wykonywane aplikacje [30, 105].
Przeprowadzono dodatkowe badania, aby oceni¢, jaki wplyw ma wyboér planisty 1/0 na wy-
niki dysku w tescie polegajacym na sortowaniu plikéw. Wykonano je na dysku z taczem SATA

82



zainstalowanym w komputerze klasy PC wyposazonym w 1,5 GiB pamieci operacyjnej. W ekspe-
rymencie uzyto dwéch planistéw wejscia-wyjscia: planisty CrQ (ang. Completely Fair Queuing)
i noop. Pierwszy z nich jest domy$lnym planista 1/0 w nowszych wersjach jadra Linuksa. Sto-
suje on szeregowanie zadan wejscia-wyjsdcia, ktore stanowi polaczenie tradycyjnego algorytmu
windy [30] z planowaniem w oparciu o wielopoziomowe kolejki [4]. Dodatkowo przypisuje on
wyzszy priorytet operacjom synchronicznym, na ktérych zakonczenie musza czekaé aplikacje,
a nizszy asynchronicznym, ktére tego nie wymagaja [105-107]. Planista noop (ang. no opera-
tion) przeprowadza wylacznie operacje laczenia zadan, ktére dotycza tych samych cylindréw
na dysku [105,107]. Po uzyskaniu rezultatéw badan sporzadzono Wykres 6.7. Na jego pod-
stawie mozna stwierdzié¢, ze dla sortowania plikéw o rozmiarze rekordu réwnym 4 KiB nie

800 |- )
dysk SATA (CFQ)

—dysk SATA (noop)

600

400

Czas sortowania [s]

200

0 100 200 300 400 500 600 700 800 900 1000 1100
Rozmiar pliku [MiB]

Rysunek 6.7: Czas sortowania w zaleznosci od planisty 1/0

istnieje prosta zalezno$¢ miedzy uzytym planista 1/0, a osiaganymi przez dysk twardy wyni-
kami. Podobnego zachowania nalezy spodziewaé sie réwniez w przypadku plikéw sktadajacych
sie z rekordéw wielkoséci 2 KiB. Uzyskane wyniki zgodne sa rowniez z wnioskami zawartymi
w [104]. Rodzaj zastosowanego planisty moze mieé¢ jednak znaczenie dla innych parametréw
systemu, takich jak sprawiedliwo$¢ w dostepie do dysku dla aplikacji uzytkownika, czy krotki
czas odpowiedzi.

Jednym z zastosowan wirtualizacji rozproszonej pamieci multikomputera jest uzycie do-
stepnej, rozproszonej RAM jako urzadzenia wymiany. Prototyp SDDsSfL zostal poddany testowi,
ktérego celem byto zbadanie jego wydajnosci w takim zastosowaniu w poréwnaniu z dyskiem
twardym. Testy przeprowadzono na multikomputerze zbudowanym z komputeréw klasy pc wy-
posazonych w 2 GiB pamieci operacyjnej i karty sieciowe Intel PRO/1000, ktére umozliwiaja
prace w sieci Gigabit Ethernet. Jako napedu dyskowego uzyto SeaGate Barracuda, SATA 2,
80 GiB, 7200 rpm. Eksperyment polegal na uruchomieniu pojedynczego procesu korzystajace-
go z duzej ilosci pamieci, ktérego dziatanie opisano w Podrozdziale 6.1. Rysunek 6.8 zawiera
wyniki testu w formie wykresu. Kiedy rozmiar zapisywanego przez proces obszaru przekroczyt
1850 MiB rozpoczelta sie intensywna wymiana stron pamieci. Dysk twardy wykazywal niewielka
przewage do czasu, kiedy program zaczal zapisywaé fragmenty pamieci o wielkosci przekracza-
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Rysunek 6.8: Czas zapisu duzego obszaru RAM

jacej 1907 MiB. Wéwczas jego wydajnoéé zaczeta gwaltownie maleé. Prototyp SDDSfL utrzy-
mywal ja na prawie stalym poziomie, co ostatecznie dato ponad szedciokrotnie lepszy rezultat
niz w przypadku nosnika dyskowego.Wynik ten jest poréwnywalny z opublikowanymi w artyku-
tach [36,38,42] rezultatami Distributed Anemone, MemX i Nswap?. Niestety, testy ujawnily ze
zastosowanie prototypu SDDS{L jako przestrzeni wymiany moze prowadzi¢ do zalamania (ang.
crash) systemu, ktéry z niego korzysta. Takie zachowanie zostalo odnotowane takze dla innych
rozwiazan, takich jak NFs lub Network Block Device [43,93]. W przypadku SDDSfL istnieja dwie
przyczyny tego zjawiska. Pierwsza sa narzuty czasowe zwiazane z obstuga podzialéw wiaderek.
Poniewaz w systemie Linux rozmiar przestrzeni wymiany przyjmuje sie jako dwukrotnie wiek-
szy od wielkoSci RAM, to problem ten mozna ominaé¢. W tym celu nalezy najpierw uzy¢ SDDSfL
jako zwyklego urzadzenia blokowego. Kiedy osiagnie ono okreslony rozmiar i wystapia wszyst-
kie niezbedne do tego podzialy, to wtedy mozna je przeksztalci¢ w partycje wymiany. Takie
rozwiazanie zastosowano w eksperymencie. Druga przyczyna jest zakleszczenie (ang. deadlock),
ktére moze sie pojawié, kiedy w systemie uruchomionych jest kilka proceséw intensywnie korzy-
stajacych z RAM. Zjawisko to jest prawdopodobnie spowodowane rywalizacja miedzy procesem
wymiany, a podsystemem obsltugi sieci. Linux stosuje algorytm wymiany o nazwie PFRA (ang.
Page Frame Reclamation Algorithm), ktéry dba, aby w systemie zawsze byly dostepne wolne
ramki [2,37]. Podsystem obstugi sieci stara sie z kolei pozyskaé¢ wolne ramki na strony buforujace
pakiety wychodzace lub przychodzace. Distributed Anemone, ktéry jest rozwigzaniem dedyko-
wanym dla wymiany stron rozwiazuje ten problem poprzez stosujac wlasny protokoét sieciowy.
Jego uzycie pozwala na zastosowanie statycznej liczby buforéw, ale wiaze si¢ tez z bezposrednia
obstuga urzadzenia sieciowego.

Ostatnia kategoria testow wydajnosci zwiazana jest z aplikacjami, ktore wymagaja sekwen-
cyjnego dostepu do danych i sa zorientowane na obliczenia. Takie aplikacje najczesciej wykonuja
operacje 1/0, ktére dotycza danych o niewielkich rozmiarach [2,4]. Jako przedstawiciela tej kla-
sy aplikacji uzyto programu wyszukujacego wystapienia wzorcéw w pliku tekstowym, ktéry

2Rozwigzania te sg opisane w Rozdziale 2.
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stosuje algorytm Boyera-Moore’a, w wersji zaréwno jedno, jaki i dwu watkowej. Eksperyment
przeprowadzono na wezle systemu wielokomputerowego klasy MPP wyposazonym w dwurdze-
niowy procesor i RAM o wielkosci 2 GiB. Testom poddano dysk twardy SeaGate Barracuda,
SATA 2, 160 GiB, 7200 rpm, prototyp SDDS{L korzystajacy zaréwno z sieci Gigabit Ethernet, jak
i InfiniBand oraz dwa rozproszone systemy plikow: NFS, ktéry korzystal wylacznie z sieci Giga-
bit Ethernet i GlusterFs z wlaczona opcja paskowania, ktory wykorzystywal sie¢ InfiniBand do
transmisji.
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Rysunek 6.9: Wyszukiwanie wzorca w pliku tekstowym (jeden watek)

W testach z uzyciem jednowatkowej aplikacji niewielka przewage nad pozostalymi rozwiaza-
niami uzyskal GlusterF'S (Wykres 6.9). W przypadku uzycia programu korzystajacego z dwéch
watkéw rezultaty uzyskiwane przez poszczegdlne rozwiazania sa zbiezne (Wykres 6.10).

Wazna cecha SDDs jest skalowalnosé. Implementacja SDDSfL powinna rowniez posiadac te
ceche. Aby to sprawdzié¢, prototyp SDDS{L zostal poddany testom z wykorzystaniem sortowania
plikow. Pierwsza czes¢ eksperymentéw badata czasy wykonania sortowania dla réznych konfi-
guracji serweréow SDDSfL pracujacych w jednej z dwdch sieci - Gigabit Ethernet lub InfiniBand.
Druga czes¢ dotyczyla badania zachowania SDDS{L pracujacego z jednym i z dwoma klientami
w sieci InfiniBand. Wszystkie testy przeprowadzono na dedykowanym multikomputerze klasy
MPP. Wykres 6.11 przedstawia wyniki sortowania plikéw o wielkosci rekordu réwnej 4 KiB przy
uzyciu sieci InfiniBand i dla trzech konfiguracji pliku SDDsfL. W pierwszej plik sDDSfL sktadat
sie z odmiu wiaderek o rozmiarach 512 MiB kazde, w drugiej z czterech wiaderek, ktore mialy
pojemnos¢ 1 GiB (ta konfiguracja byla stosowana réwniez we wezedniejszych testach), w trzeciej
wystepowaly dwa wiaderka o rozmiarze 2 GiB. Dla kazdej z konfiguracji uzyskane czasy sor-
towania byly porownywalne. Jeszcze bardziej jest to widoczne na Wykresie 6.12, ktéry zawiera
wyniki sortowania plikow o rozmiarze rekordu rownym 2 KiB, dla tych samych konfiguracji
pliku sDDSfL oraz tego samego rodzaju sieci komputerowe;j.

W przypadku sieci Gigabit Ethernet uzyskano podobne rezultaty przy sortowaniu plikow
o rozmiarze rekordu réwnym 2 KiB (Wykres 6.14). Dla plikéw o wielkosci rekordu 4 KiB (Wy-
kres 6.13) niewielka przewage dla duzych zbioréw zyskala konfiguracja skladajaca sie z oémiu

85



[ [ [
600 [~ [—— dysk sATA 2 .
— sDDSfL (inf) /
500 |- sDDSIL (gbe) ' |
) NFS
ks ——  GlusterFs
= 400 .
£
e
=
S 300} .
>
2
2
8§ 200 |- ]
o
100 - .
0 | | | | | | | | | | |
0 100 200 300 400 500 600 700 800 900 1000 1100
Rozmiar pliku [MiB]
Rysunek 6.10: Wyszukiwanie wzorca w pliku tekstowym (dwa watki)
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Rysunek 6.11: Skalowalno$é serweréw SDDSFL dla sieci InfiniBand (pliki rekordéw o wielkosci
4 KiB)
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Rysunek 6.12: Skalowalno$é¢ serweréw SDDSfL dla sieci InfiniBand (pliki rekordéw o wielkosci
2 KiB)
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Rysunek 6.13: Skalowalno$¢ serweréw sDDSfL dla sieci Gigabit Ethernet (pliki rekordéw o wiel-
kosci 4 KiB)

wiaderek o pojemnosci 512 MiB.

Wykres 6.15 prezentuje wyniki testu dla prototypu SDDSfL, ktéry pracuje z jednym i z dwoma
klientami. Test przeprowadzono w sieci InfiniBand. Ponownie czasy dzialania dla obu konfigura-
c¢ji sg poréwnywalne. Ten eksperyment ujawnit jednak pewng wade przyjetego schematu obstugi
wielu klientéw (Podrozdzial 5.3). W przyjetym rozwiazaniu, kiedy klientéw jest wielu, to moze
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Rysunek 6.14: Skalowalno$é¢ serweréw sDDSfL dla sieci Gigabit Ethernet (pliki rekordéw o wiel-
kosci 2 KiB)
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Rysunek 6.15: Skalowalno$é klientéw SDDSIL dla sieci InfiniBand (pliki rekordéw o wielkosci
2 KiB)
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dojs¢ do wiekszej liczby podziatow wiaderek niz wtedy, kiedy z pliku sDDSfL korzysta tylko
jeden klient. Teoretycznie pociaga to za soba konieczno$é¢ zwigkszenia liczby serweréw (wiade-
rek) c-krotnie, gdzie ¢ oznacza liczbe klientéw. W praktyce, w czasie testu zastosowano jedno
dodatkowe wiaderko.

6.3. Podsumowanie

Wyniki testéw, ktére zostaly przedstawione w tym rozdziale pozwalajg stwierdzié¢, ze SDDSfL
jest efektywna metoda wirtualizacji pamieci, ktéra dzieki swojej funkcjonalnosci moze zastapié
rozproszone systemy plikéw lub nawet urzadzenia blokowe w zastosowaniach wymagajacych
intensywnych operacji wejécia-wyjscia i swobodnego dostepu do danych. W przypadku aplikacji
zorientowanych na obliczenia i korzystajacych z dostepu sekwencyjnego wydajnosé SDDSfL nie
jest gorsza od innych zbadanych rozwiazan.

Poniewaz podzialy wiaderek SDDsSfL podczas testow sortowania plikow wystepowaly podczas
ich kopiowania lub w trakcie pierwszej serii testéw, to trudno jest oceni¢ wplyw czasu podziatu
na calkowity czas wykonania aplikacji. Podzialy wystepuja jednak stosunkowo rzadko. Mozna
wiec przyjac, ze poza nielicznymi wyjatkami, jak zastosowanie SDDSfL jako urzadzenia wymiany,
czasy trwania podzialéw nie wplywaja znaczaco na efektywnoéé dziatania aplikacji.

Przeprowadzone eksperymenty potwierdzily takze dobra skalowalnos¢ spDSfL. Wydajnosé
tego rozwigzania nie zalezy znaczaco do liczby i pojemnoéci zastosowanych wiaderek oraz od
liczby obstugiwanych klientow.

Opracowana implementacja SDDSfL nie zostata poréwnana doswiadczalnie z innymi realiza-
cjami sDDS, gdyz jedyna upubliczniong implementacje SDDS opracowano dla systemu Windows
NT i oparto na architekturze RP*. Ponadto, jest to rozwigzanie calo$ciowo opracowane dla prze-
strzeni uzytkownika [108]. Wydaje sie, ze poréwnanie implementacji tak réznych koncepcji nie
ma glebszego uzasadnienia, a w razie zaistnienia takiej potrzeby powinno byé przedmiotem
odrebnych analiz.
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7. Whnioski

Ten rozdzial stanowi podsumowanie pracy. Pierwszy podrozdzial nawigzuje do tezy rozpra-
wy i rozwiazania postawionego w niej problemu oraz wkladu, jaki stanowi ta praca w badania
nad wirtualizacja rozproszonej pamieci multikomputera. Druga czes¢ zawiera krotks charakte-
rystyke SDDSfL. Trzeci podrozdzial traktuje o mozliwych kierunkach badan nad Skalowalnymi,
Rozproszonymi Strukturami Danych dla systemu Linux.

7.1. Podsumowanie wynikéw badan

Analiza stanu wiedzy na temat wirtualizacji rozproszonej pamieci systeméw wielokompute-
rowych (Rozdzial 2) pozwolita sklasyfikowaé trzy obszary zastosowania tej techniki (wsparcie
dla pamieci operacyjnej, rozproszona pamie¢ dzielona DSM i wsparcie dla ustug zdalnych) oraz
ustali¢ trzy gltéwne kryteria, ktore sa istotne w takich zastosowaniach (skalowalno$é¢, wydajnosé
i odporno$é na bledy). Przeglad rozwigzan w zakresie wirtualizacji rozproszonej RAM multikom-
putera pozwolil ocenié, ze Skalowalne, Rozproszone Struktury Danych spetniaja te wymagania
w znaczacym stopniu. Gléwna przeszkoda w stosowaniu ich na szeroka skale jest konieczno$c
dokonywania modyfikacji aplikacji, aby mogty one wspdtpracowaé z SDDS.

W Rozdziale 3 rozprawy stwierdzono, ze istnieje analogia miedzy klasycznymi technika-
mi pamieci wirtualnej [2-4], a Skalowalnymi, Rozproszonymi Strukturami Danych [14,27,29].
SDDS sg wiec metoda wirtualizacji rozproszonej RAM systemu wielokomputerowego stosowang
na poziomie aplikacji uzytkowej. Poniewaz w wiekszosci przypadkow zarzadzanie pamiecia wir-
tualng realizowane jest przez system operacyjny, to zostalo postawione pytanie o mozliwo$é
przeniesienia oprogramowania nadzorujacego SDDS na poziom systemowy i o efektywnosé takie-
go rozwiazania.

W wyniku analizy mozliwosci realizacji takiego zalozenia powstalo rozwiazanie nazwane
SDDSTL. Jest to wersja SDDS LH*, w ktorej role klienta-zarzadcy SDDS pelni programowy sterow-
nik wirtualnego urzadzenia blokowego [90]. Taka realizacja oprogramowania klienckiego pozwala
uniknaé koniecznosci przystosowywania aplikacji uzytkowych do wspélpracy z SDDs, a nawet
zastosowaé SDDSL w roli urzadzenia wymiany dla klasycznych metod pamieci wirtualnej, takich
jak stronicowanie na zadanie. Oznacza to réwniez, ze rozszerzony zostal zakres zastosowan SDDS
na obszar wspomagania pamieci operacyjne;j.

Rozdzial 4 zawiera opis architektury zaproponowanego rozwiazania problemu postawionego
w tezie rozprawy. Aby uprosci¢ implementacje SDDSfL na poziomie jadra systemu operacyjnego
umieszczono jedynie klienta. Pozostale elementy tego oprogramowania osadzone sa w przestrze-
ni uzytkownika. W strukturze oprogramowania klienckiego wyrdzniono osobny watek zajmujacy
si¢ komunikacja z weztami multikomputera, na ktérych uruchomione sa serwery SDDS{L oraz
mechanizm watchdog odpowiedzialny za retransmisje zagubionych komunikatéw. Zaproponowa-
no takze podzielenie procesu serwera na trzy watki, z ktérych jeden zajmuje sie obstuga zadan
klientéw, a pozostale dwa operacjami podzialéw wiaderek.
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Opis opracowanej prototypowej implementacji SDDSfL zamieszczony jest w Rozdziale 5 roz-
prawy. Klient-sterownik urzadzenia blokowego zostal zrealizowany w postaci modutu, ktéry
moze by¢ zatadowany i usuniety z jadra bez koniecznosci restartu systemu. Tworzac ten modut
rozwigzano problemy zwigzane z prowadzeniem komunikacji z innymi weztami multikomputera
przy pomocy gniazd, synchronizacji watku transmitujacego i innych elementéw sterownika oraz
komunikacji z przestrzenia uzytkownika. W serwerze struktura wiaderka zostala zrealizowana
za pomocy tablic wskaznikoéw i dynamicznej alokacji pamieci. Do lokalizowania blokéw danych
w wiaderku uzyto algorytmu adresowania otwartego z podwéjnym haszowaniem.

W ramach prac badawczych przeprowadzono eksperymenty, w ktérych poréwnano efektyw-
nosé¢ sSpDSfL, innych urzadzen blokowych oraz rozproszonych systemoéw plikow dla réznych klas
zastosowan. Testy wykazaly, ze w przypadku aplikacji zorientowanych na wejscie-wyjscie [2]
prototyp SDDsfL wykazuje efektywno$é wyzsza od wiekszosci nosnikéw dyskowych i rozproszo-
nych systeméw plikéw. Do tej grupy aplikacji zaliczane sa réwniez systemy baz danych, ktére sa
gléwnym zastosowaniem oryginalnych implementacji SDDS [74]. W przypadku aplikacji zorien-
towanych na obliczenia efektywno$¢ SDDSfL w przeprowadzonych testach byla poréwnywalna
z dyskami twardymi i rozproszonymi systemami plikéw. Zgodnie z definicja SDDS prototyp
SDDSfL odznacza si¢ dobra skalowalno$cia, co réwniez zostalo wykazane doswiadczalnie.

Oryginalnym wktadem pracy w dziedzing badan nad wirtualizacja rozproszonej pamieci
systeméw wielokomputerowych jest zaproponowane rozwiazanie problemu zarzadzania plikiem
SDDS na poziomie systemu operacyjnego oraz opracowanie architektury i prototypowej imple-
mentacji tego rozwigzania.

7.2. Zalety i wady SDDSfL

Przyjete decyzje projektowe wpltywaja na wtasciwoséci implementacji SDDSfL. Ponizej przed-
stawiona jest lista jej zalet i wad z punktu widzenia aplikacji systeméw wielokomputerowych.

7.2.1. Zalety

W przeciwienstwie do oryginalnych implementacji Skalowalnych, Rozproszonych Struktur
Danych implementacja SDDSfL nie wymaga ingerencji w kod Zrédtowy aplikacji celem dostoso-
wania jej do wspolpracy z tym rozwiazaniem. Dotyczy to programoéw, ktore korzystaja z takich
urzadzen blokowych takich jak dyski twarde, czy macierze RAID. Istnieje réwniez mozliwoscé
uzycia SDDSfL jako urzadzenia wymiany, co umozliwia wspotprace praktycznie kazdej aplika-
¢ji z tym rozwiazaniem. Niestety, w takim zastosowaniu SDDSfL nie zapewnia jeszcze stabilnej
pracy systemu operacyjnego.

Prototyp spDsfL wykazuje dobra skalowalnosé. Ma to istotne znaczenie dla aplikacji, ktére
muszg zapisywaé¢ informacje na urzadzeniach blokowych, ale nie mozna przewidzieé¢ jaki bedzie
rozmiar tych informacji. Dodatkowo SDDSfL oferuje czasy dostepu poréwnywalne lub mniejsze
od tych, ktére osiggane sa w tradycyjnych napedach dyskowych.

Poniewaz SDDSfL jest urzadzeniem blokowym, to mozna na nim osadzi¢ praktycznie dowolny
system plikdéw, ktory jest stosowany na lokalnych dyskach twardych. Dzicki temu taki system
moze by¢ dobierany zgodnie z wymaganiami aplikacji, ktére beda z nim wspoélpracowaly. Mozna
rowniez zastosowaé dowolny mechanizm zapewniania spéjnosci danych przechowywanych przez
SDDS{L.

Architekture SDDSfL mozna uogdlni¢ na inne systemy operacyjne niz Linux. W przypad-
ku systeméw kompatybilnych z Uniksem (ang. Uniz-like) mozliwe jest réwniez bezposrednie
przeniesienie czesci implementacji (serweréw SDDSfL i koordynatora podzialéw) z Linuksa.
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Serwery SDDSfL sa zwyklymi aplikacjami dzialajacymi w trybie uzytkownika. Takie rozwia-
zanie jest korzystne w poréwnaniu z alternatywa jaka byloby zaimplementowanie serweréw na
poziomie jadra systemu operacyjnego. Przestrzen uzytkownika (ang. user space) posiada proste
API, ktore pozwala wygodnie przydziela¢ i zarzadza¢ duzymi obszarami pamieci operacyjnej.
W aplikacjach uzytkowych mozna tatwo lokalizowaé i usuwaé btedy. Ujawnienie btedu w pro-
gramie uzytkownika nie powoduje destabilizacji pracy pozostatych elementéow systemu. Imple-
mentacja w trybie uzytkownika oprogramowania komunikujacego sie poprzez sieé¢ jest takze
pozadana ze wzgledu na bezpieczenstwo systemu. W przypadku serwera SDDSfL taka korzysé
nie ma miejsca, jesli zostanie on uruchomiony z prawami uzytkownika uprzywilejowanego, aby
uniknaé¢ wymiany stron pamigci przydzielonych na wiaderko.

Implementacja klienta SDDSfL w postaci modutu jadra pozwala na wdrozenie tego oprogra-
mowania do uzytku bez koniecznosci restartu komputera i kompilacji kodu zrédtowego jadra.

7.2.2. Wady

Sposéb realizacji oprogramowania klienckiego SDDSfL stanowi réwnoczeénie jego zalete i wa-
de. Blad w tym oprogramowaniu moze spowodowaé zatamanie calego systemu operacyjnego
wezta multikomputera, na ktérym zostato ono uruchomione. Utrudnia to znajdowanie i usuwa-
nie usterek w kodzie klienta. Poniewaz klient SDDSfL. komunikuje sie z serwerami przez sieé, to
moze staé¢ sie rowniez celem atakow zmierzajacych do naruszenia bezpieczenstwa systemu. Do-
sy¢ czeste zmiany w API jadra Linuksa utrudniaja konserwacje (ang. maintenance) kodu klienta
spDsfL [109].

Obstuga wielu klientéw przez SDDSfL jest obecnie dosy¢ prymitywna. Klienci nie moga
wspoldzieli¢ obrazu systemu plikéw osadzonego na SDDsfL. Dodatkowo przyjete rozwigzanie
moze wymagacé uzycia wiekszej liczby wiaderek niz wtedy, kiedy z SDDSfL korzysta tylko jeden
klient. Nalezy nadmieni¢, ze w niektérych zastosowaniach brak wspoéldzielenia danych przez
klientéw moze byé¢ korzystny, np. klienci moga mieé zainstalowane diametralnie rézne systemy
plikéw.

7.3. Kierunki dalszych badan

Cho¢ mozna uznaé, ze wydajnos¢ prototypu SDDSfL w poréwnaniu z nosnikami dyskowy-
mi i rozproszonymi systemami plikéw jest zadowalajaca, to interesujace bytoby zbadanie kilku
mozliwodci jej zwigkszenia. Jedna z nich jest oparcie implementacji SDDSfL o architekture RP*
zamiast LH*. W tej architekturze wystepuje duza lokalno$é odwolan (ang. references), ktéra
moglaby wplynaé korzystnie na efektywnosé sDDSfL wspoélpracujacego z aplikacjami wymaga-
jacymi sekwencyjnego dostepu do danych. Inna podejscie polega na wykorzystaniu mozliwosci
tworzenia przez klienta rownolegltych zapytan do serweréw. W oprogramowaniu serwera moz-
na zmieni¢ sposob zarzadzania i adresowania rekordami wewnatrz wiaderka. Dosy¢ czestym
rozwiazaniem tej kwestii jest zastosowanie algorytmu LH [86].

Wyniki badan zamieszczone w [104] sugeruja, ze najwiekszy wplyw na wydajnosé dyskéw
twardych ma pamieé¢ podreczna dla operacji odczytéw i buforowanie zapiséw. W systemie Linux
istnieje Warstwa Operacji Blokowych, ktéra automatycznie przydziela bufory na operacje 1/0
pelniace wyzej wymienione funkcje, ale dyski twarde posiadaja zazwyczaj takie rozwigzania
zaimplementowane rowniez na poziomie sprzetowym. Urzadzenie blokowe tworzone przez klienta
SDDSfL nie posiada takiego mechanizmu, ale mozliwe jest jego symulowanie. Wymagatoby to
zastgpienia prostego bufora w watku transmisyjnym struktura danych umozliwiajaca szybkie
wyszukiwanie danych, taka jak np. drzewo pozycyjne (ang. radiz tree) [33].
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Prototypowa implementacja SDDSfL jest dostosowana do korzystania z sieci komputerowych,
ktore obstugiwane sa z pomoca stosu protokoléw TCP/1P. Podczas testéw umozliwito to urucho-
mienie SDDSfL zaréwno z siecig Gigabit Ethernet, jak i InfiniBand. W przypadku tej ostatniej to
rozwigzanie nie pozwala wykorzysta¢ wszystkich mozliwosci oferowanych przez te sie¢. W szcze-
g6lnosci nie jest dostepny tryb RDMA umozliwiajacy wielokrotnie szybsza transmisje danych [10].
Korzystnym byloby wiec dostosowanie klienta SDDSfL do bezposredniego korzystania z tej sieci.

Jednym z zastosowan prototypu SDDSfL jest praca w charakterze urzadzenia wymiany dla
realizacji klasycznej pamieci wirtualnej (np. dla stronicowania na zadanie). Niestety, w takim
zastosowaniu moze on spowodowaé naruszenie stabilnoéci systemu. Podobny problem jest spo-
tykany réwniez w przypadkach zastosowania innych rozwiazan, jak rozproszony system plikow
NFS lub Network Block Device (NBD) [43] w charakterze urzadzen wymiany. Zostaly opracowane
poprawki (ang. patch), ktére usuwaja jego przyczyne, ale wymagaja one kompilacji jadra syste-
mu i restartu komputera. Inne podejscie zastosowano w Distributed Anemone (MemX), gdzie
klient w postaci modutu jadra samodzielnie obstuguje urzadzenie sieciowe, pomijajac odpowie-
dzialne za to sterowniki [38,42]. Dzieki temu jest on w stanie utrzymywaé niewielka i statyczna
ilos¢ pamieci przeznaczonej na bufory dla pakietow odbieranych i wysytanych. To rozwiaza-
nie pozwala wyeliminowaé zakleszczenia (ang. deadlocks) z podsystemem odpowiedzialnym za
wymianeg stron. Pozadane byloby przeniesienie takiego rozwiazania do klienta SDDSfL.

Opracowano szereg architektur SDDS odpornych na rézne kategorie bledéw [87,110-114],
ktore szerzej sa opisane w Dodatku A. Zastosowanie mechanizméw uodparniajacych na btedy,
oferowanych przez te architektury w prototypie SDDSfL wykracza poza zakres tej pracy. Mimo
to, warte uwagi jest zbadanie mozliwoéci zastosowania tych rozwigzan w SDDSfL.

Tak jak wspomniano w poprzednim podrozdziale biezaca realizacja obstugi wielu klientéw
w prototypie SDDSfL nie umozliwia bezposredniego wspdtdzielenia plikéw przez wezty wielo-
komputera z uruchomionym oprogramowaniem klienckim. Podstawowym problemem zwiazanym
z realizacja takiej mozliwosci jest zapewnienie spojnosci wspoétdzielonych danych, a w szczegdlno-
$ci powiadamianie klientéw o zmianach obrazu systemu plikow. Interfejs sterownikéw urzadzen
blokowych w systemie Linux definiuje prototypy dwdch funkcji, o nazwach media_changed ()
oraz revalidate_disk (), ktore przeznaczone sa do obstugi zdarzen powiazanych ze zmiang no-
$nika lub odlaczeniem urzadzenia wymiennego [39]. Zbadanie mozliwosci implementacji wsp6l-
dzielenia danych przez klientéw z wykorzystaniem tych funkcji powinno by¢ jednym z celow
przysztych prac na klientem SDDS{L.

Implementacje SDDSfL. mozna wzbogaci¢ o funkcje automatycznego wykrywania dostepnych
w sieci klientow, serweréw i koordynatoréw podziatéw. Rozwiazania tego typu okreslane sa
mianem odkrywania ustug (ang. service discovery). Zastosowano je w Distributed Anemone [38,
42] oraz (w formie serwera nazw [5]) w publicznie dostepnej implementacji SDDS RP* dla systemu
Windows NT [108]. Wdrozenie takiego mechanizmu pomogloby uprosci¢ czynnosci zwiazane
z konfigurowaniem SDDSfL.
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Dodatek A.

Architektury SDDS odporne na bte-
dy

Problem tolerowania bltedéw (ang. fault-tolerant) w Skalowalnych, Rozproszonych Struktu-
rach Danych SDDs wykracza poza zakres badan prowadzonych w ramach niniejszej pracy. Jest
to jednak istotne zagadnienie, podobnie jak tolerowanie btedéw w innych elementach wielo-
komputeréw i systeméw rozproszonych [5,12,87,115]. Biezacy rozdzial zawiera krétki przeglad
najbardziej istotnych rozwiazan jakie w tej dziedzinie opracowano dla sDDS LH*. Jego celem
jest jedynie zasygnalizowanie problematyki.

Btedy wystepujace w SDDS moga by¢ podzielone na dwie kategorie: dotyczace sterowania
i dotyczace danych [110]. Pierwsza cze$é rozdzialu traktuje o bledach sterowania, druga o ble-
dach danych.

A.1. Btledy sterowania

W oryginalnej architekturze SDDS LH* pojedynczy punkt awarii (ang. single point of failure)
stanowi koordynator podzialéw (sc). W [27] zaproponowano wariant struktury LH*, w kt6-
rym podzialy nie sg nadzorowane przez SC, lecz za pomoca przekazywanego miedzy serwerami
SDDS LH* tokena. Kolejnos¢ przekazywania wyznaczana jest za pomoca Wzoru 4.2. Takie roz-
wigzanie, cho¢ eliminuje potrzebe istnienia koordynatora podzialéw, to nie czyni SDDS LH*
catkowicie odporng na bledy sterowania - token moze zostaé zagubiony w trakcie przesylania
przez sie¢ lub zniszczony na skutek awarii serwera bedacego w jego posiadaniu. Koordynator
podzialow odgrywa znaczaca role w wariantach architektury spps LH* tolerujacych btedy da-
nych - jest odpowiedzialny za odtwarzanie wiaderek i rekordéw. Moze réwniez wykrywaé awarie
serwerow zarzadzajacych wiaderkami. Jego wyeliminowanie nie jest wiec jednoznacznie korzyst-
ne, potrzebne sa inne rozwiazania. Praca [110] zawiera analize mozliwych bledéw sterowania
w SDDS LH* oraz definicje protokotéw, ktére zapobiegaja skutkom najpowazniejszych uszkodzen.
W przypadku sc bledy sterowania moga polega¢ na wylaczeniu koordynatora (niemy sc) lub
na wysytaniu btednych komunikatow ,,you split”. Skutki takich bledéw mozna wyeliminowaé
stosujac Potréjna Nadmiarowo$é Modularna (ang. Triple Modular Redundancy - TMR) [5,115].
W przypadku SDDs zastosowanie tej techniki oznacza, ze w normalnym trybie pracy, kiedy
nie wystepuja btedy, nadzér nad podzialami sprawuja dwa sc. Aby nastapil podziat wiaderka,
serwer, ktéry nim zarzadza musi otrzymaé¢ dwa zgodne komunikaty od obu sc. Koordynato-
ry podzialéw dodatkowo przesylaja miedzy soba informacje o decyzjach jakie podejmuja. Jesli
zostang wykryte rozbieznosci, to powolywany jest trzeci koordynator i decyzja podjeta przez
wiekszo$¢ jest uwazana za wtasciwa. Schemat ten pozwala na zastgpienie wadliwego SC nowym.
W pracy [110] zaproponowano réwniez poprawke w Algorytmie 4, ktéra zapobiega przestaniu
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zadania klienta poza plik SDDs. Do takiej sytuacji moze dojé¢, jesli popetni on btad adresowania
polegajacy na wygenerowaniu adresu o wiekszej wartosci, niz adres logiczny ostatniego wiaderka
w pliku. Oryginalny algorytm weryfikacji poprawnosci adresu zadania przez serwer zaklada, ze
nieprawidtowy adres logiczny zawsze bedzie mial warto$¢ mniejsza od prawidlowego adresu.

A.2. Btledy danych

Zaproponowano wiele wariantow architektury sDDS LH* tolerujacych btedy danych. Czesé
z nich inspirowana jest konstrukcja macierzy RAID [3,5].

W wariancie architektury LH* oznaczonej jako SDDS LHy; zastosowano technike odzwiercie-
dlenr (ang. mirroring), aby otrzymaé nastepujace wlasnosci [87]:

e dostepnosé wszystkich danych po wystapieniu pojedynczego btedu wezta-serwera,
e dostepnos¢ wszystkich danych po wielokrotnych btedach wezta-serwera,

e dostepnos¢ wiekszosci danych w przypadku wystapienia btedow w dwoch weztach-serwe-
rach,

e réwnowazenie obciazenia po wystapieniu bledéw (ang. load-balancing),
e wydajne odzyskiwanie danych po wystapieniu btedow.

W tej architekturze zbiér danych podzielony jest na dwa plik SDDS oznaczone F; i Fg, ktore
stanowia swoje lustrzane odbicie, tzn. zawierajg te same dane. W przypadku awarii, ktéregos
z serwerow pliku F; dane moga by¢ odzyskane ze stowarzyszonego z nim serwera pliku Fo.
Odwrotny scenariusz réwniez jest mozliwy. Istniejg dwie odmiany SDDS LH};:

e sA-mirrors, w ktorej oba pliki maja ten sam rozmiar, stosuja te same funkcje haszujace
i polityke kontroli podzialéw (Modyfikacje obydwu plikéw wykonywane sa réwnolegle.),

e sD-mirrors, w ktorej pliki moga réznié sie niektérymi z podanych wyzej parametréw (Sto-
sowana jest leniwa modyfikacja plikéw.).

Wariantem architektury SDDS LH}; jest SDDS LH}, w ktérej zastosowano paskowanie (ang.
striping) [2, 4] rekordéw na poziomie bitéw. Dzieki temu zwiekszono bezpieczenstwo danych
zwigzane z ich poufnoécia oraz dodano informacje nadmiarowa w postaci bitéw parzystosci
[114]. Podzial na paski na poziomie bitéw moze negatywnie wplywaé na efektywnosé operacji
wyszukiwania rekordéw w pliku SDDS. Jezeli jest ona wazniejsza od bezpieczenistwa danych, to
zamiast tworzenia paskow na poziomie bitéw mozna ten podzial przeprowadzi¢ na poziomie
umownie przyjetych atrybutéw.

Architektura SDDS LHy, podobnie jak wyze]j opisane architektury gwarantuje odpornos¢ na
bledy pojedynczego wiaderka, ale ma mniejsze wymagania w zakresie zapotrzebowania na do-
stepna rozproszona RAM multikomputera [111,113]. W tej architekturze stosowane sa dwa rodza-
je pliku spDs: plik danych i plik parzystosci. Rekordy z pliku danych organizowane sa w grupy,
w ten sposob, ze kazdy z rekordéw nalezacych do tej samej grupy znajduje sie w innym wiaderku
niz pozostate. Dodatkowo dla kazdej z grup tworzony jest rekord parzystosci, ktéry przecho-
wywany jest w wiaderku nalezacym do pliku parzystosci. Dzieki wlasnosciom operacji réznicy
symetrycznej (XOR) mozliwe jest odtworzenie zaréwno rekordéw danych, jak i rekordéw parzy-
stosci w przypadku awarii pojedynczego wiaderka.

Im wiecej wiaderek zawiera plik SDDS tym wigksze jest prawdopodobienstwo, ze wystapi btad
wiecej niz jednego wiaderka, przed ktérego skutkami nie chroni zaden ze schematéw opisanych
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wyzej. Konieczne stalo sie wiec opracowanie architektur, w ktérych zapewnienie dostepnosci
danych (ang. availability) byloby skalowalne wraz z rozmiarem pliku SDDS.

Architektura SDDS LH}, zapewnia skalowalno$¢ dostepnosci danych bez koniecznosci reor-
ganizacji pliku spDs [116]. W tej architekturze réwniez sa stosowane pliki parzystosci, ale ich
liczba zwigksza sie wraz z rozmiarem pliku SDDS. Poczatkowo istnieje tylko jeden taki plik. Kaz-
de wiaderko danych zawiera dodatkowy atrybut nazywany poziomem dostepnosci. Informuje on
ile plikéw parzystosci jest zwigzanych z tym wiaderkiem.

Architektura SDDS LHRg [112,117] jest wariantem SDDS LH,. Podobnie jak ona zapewnia
skalowalng dostepnosé danych, ale rekordy parzystosci sg w jej przypadku wyliczane za pomoca
kodu detekcyjno-korekcyjnego Reeda-Solomona uzywajacego rozszerzonego ciata skonczonego
GF(2%) lub GF(2'¢) [77]. Zastosowanie kodu RS pozwala zmniejszy¢ zapotrzebowanie na ilogé
pamieci potrzebnej do zapamietania bitow parzystosci oraz przyspieszy¢ ich wyliczanie.
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