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Bedarf anhand von Spenalliteratur die nötigen Details und vertieften Kenntnisse er- 
arbeiten. 

Das riesige Fachgebiet der Multiprozessortechnik kann in einem solchen Buch mit 
dembeschränkten Umfang nicht vollständig behandelt werden Die Auswahl der dar- 
gestellten Themenkreise ist durch die langjährige benifliche Praxis und Erfahrung 
des Autors geprägt. Es wäre schön, wenn dieses Meine Buch zahlreiche Studenten an- 
sprechen und zu konstruktiver Kritik und Anregungen motivieren würde1. 

An dieser Stelle möchte ich meinem Kollegen Dr. H.G. Hopf für seinen Beitrag 
über Systemzuverliissigkeit sehr herzlich danken, den er trotz sehr hoher Arbeitsbela- 
stung rechtzeitig fertigstellen konnte. Auch meine Familie ist sicher £roh, mich nach 
den letzten Monaten intensiver Arbeit an diesem Buch wieder als normalen Men- 
schen anzutreffen. 

Eckental, im Januar 1990 

Herbert Eichele 

[I] Anschrift des Autors: Georg-Simen-Ohm-Fachh~chschd~, Fachbereich MF, Keßlerplatz, 
D8500 Niirnberg 21 
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1 Einführung 

1 .I Motivation und Anwendungsgebiete 

1 .I .I Rechneranwendungsgebiete 

1 .1 .1 .I Klassischer Computerbereich 

Der klassische Computerbereich war noch vor etwas mehr als zehn Jahren Stern- 
fömig organisiert. Ein Zentralrechner hoher Rechenleistung und Speicherkapazität, 
nach damaligen Kriterien, war mit zahlreichen, überwiegend alphanumerischen Ter- 
minals verbunden. Die Benützung der Anlage erfolgte überwiegend im Stapel- und 
Timesharingbetrieb. Daneben gab es isolierte Prozeßrechner, die für dedizierte Auf- 
gaben eingesetzt wurden. Mit dem Aufkommen der Home- und Personalcomputer 
begann eine Dezentralisierung, und die Rechnerleistung wurde an jedem Arbeits- 
platz verfügbar. Heutige graphische Arbeitsplatzrechner und Personalcomputer sind 
z.T. leistungsfähiger, als die früheren Zentralrechner. Gleichzeitig mit der Dezentra- 
lisierung wuchs der Kommunikationsbedarf der Arbeitsplatzrechner untereinander, 
der heute durch die Technologie der LocalArea Networks bedient wird. Ein Arbeits- 
platzrechner oder Personalcomputer ist heute fast schon ein ""Prozessorengrab". Nicht 
nur der eigentliche Rechner ist dort eingebaut. Disk-Controller, Graphic- und M- 
Controller beinhalten Prozessoren. Ja selbst eine Tastatur und fast jede "Maus" wird 
von einem Microcontroller gesteuert. Jeder Drucker ist mit einem eigenen Rechner 
ausgestattet, wobei häufig die in Laserdruckern eingebauten Rechner für die Bruck- 
aufbereitung leistungsfähiger und mit mehr Speichern ausgestattet sind, als die CPUs 
der Personalcomputer. 

Rechneranwendungsgebiete, 



16 Einführung 

1.1.1.2 Großrechnerbereich 

Großrechner und Höchstleistungsrechner werden meistens den Multiprozessorsy- 
Sternen zugeordnet. Da in der Vergangenheit die verfügbaren Rechnerleistungen von 
Emelprozessoren nie ausreichten und mit der verfügbaren Technologie keine ent- 
sprechenden Leistungssteigerungen erzielbar waren, wurde versucht, die zu bearbei- 
tenden Probleme zu parallelisieren, d.h. in Teilprobleme zu zerlegen. Jedes Teilpro- 
blemwurde gleichzeitig von einer eigenen Recheneinheit bearbeitet. Alle Groß- und 
Größtrechner sind deshalb als Parallelrechner oder Vektorrechner realisiert worden. 

Auch wenn heutige moderne Arbeitsplatzrechner "schneller" als frühere Groß- 
rechner sind, bleibt des Bedarf an Groß- und Größtrechnern erhalten. Die bedeu- 
tendsten Einsatzbereiche sind Luft- und Raumfahrt, Verteidigung, Erdölexploration, 
Umweltschutz, Kernkraftwerke, Hochschulen und Forschungsinstitute. Einige 
wenige Aufgabenbeispiele sind Simulation chemischer Reaktionen, Wetterprogno- 
sen durch ständige Bearbeitung von Klimamodellen, Simulation des Strömungs- und 
Schwingungsverhaltens von Flug- oder Kraftfahrzeugen oder auch die Simulation von 
elektronischen Bauelementen oder Prozessen. 

1.1.1.3 Rechnereinsatz in technischen Systemen 

Technische Systemprodukte sind heutzutage ohne den Einsatz von Mikroelektro- 
nik und Mikroprozessoren nicht mehr vorstellbar. Dabei werden die Signale der an- 
alogen Umwelt durch Sensoren aufbereitet und möglichst frühzeitig digital für die 
Weiterverarbeitung, sehr häufig mit Hilfe von Mikroprozessoren oder Computersy- 
stemen, bereitgestellt. Der Einsatz von Mikroprozessoren reicht dabei von speziali- 
sierten Einzelprozessoren, wie z.B. Microcontrollern, bis zu großen Prozessorsyste- 
men, bei denen viele Prozessoren eine Gesamtaufgabe gemeinsam lösen. 

Während vor wenigen Jahren ein Hinweis auf den Mikroprozessoreinsatz in einem 
Produkt noch als verkaufsfördernd genutzt werden konnte, muß heute fast schon be- 
gründet werden, warum in einem Produkt kein Prozessor enthalten ist. So sind selbst 
in Haushaltsgeräten, wie z.B. Waschmaschinen oder Mikrowellenherde, Mikropro- 
zessoren im Einsatz. Es gibt praktisch kein modernes Gerät der HiFi-Unterhaltungs- 
elektronik, das nicht mit Mikroprozessoren ausgestattet ist. So werden CD-Platten- 
spieler, Video-Recorder, Rundfunk- und Fernsehgeräte von ihnen gesteuert. Dies 
geschieht sogar soweit, daß die Prozessoren der einzelnen Geräte m einem kleinen 
"Rechnernetz"verbundensind. Auch die Bedienelemente innerhalb von ~ e r ä t e n  sind 
Teil eines Mikroprozessorsystems. Als Beispiel sei das ~ ~ ~ - ~ u s - ~ r o z e s s o r s ~ s t e m  

Rechnereinsah in technischen Systemen 
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erwähnt, das ursprünglich von Philips-VALVO/Signetics eingeführt wurde und den 
Bedien- und Verkabelungsaufwand in Geräten der Unterhaltungselektronikvermin- 
dert. An den seriellen 12c-BUS sind Microcontroller, Speicherbausteine, Analog- 
Digital- und Digital-Analog-Wandler, Uhren- und Kalenderbausteine, sowie zahlrei- 
che andere Ein-/Ausgabebausteine anschließbar. Ein HiFi-System könnte, bei groß- 
zügiger Auslegung des Begriffs, bereits als ein embedded Multiprozessorsystem be- 
zeichnet werden. 

Große Anwendungsbereiche sind die industrielle Prozeßsteuerung, die Fertigungs- 
automatisierung und, damit eng verbunden, die Handhabungs- bzw. Robotertechnik. 
Weniger augenfällig, aber nicht weniger bedeutsam, sind die Anwendungsbereiche 
innerhalb der Steuencngs- und überwach~n~ssysteme für Verkehr, die Energieeneugung 
und -verteilung. Allen gemeinsam ist, daß sehr viele Sensorpunkte überwacht und 
deren Daten erfaßt werden müssen. Daraus werden nach übergeordneten Regel-, 
Steuer- oder Alarmalgorithmen Aktionen ausgelöst b m .  in den industriellen Prozeß 
eingegriffen oder Bewegungen der Roboterarme korrigiert. Solche Systeme sind sehr 
oft als hierarchische Rechnernetze aufgebaut, bei denen Leitrechner an Fertigungs- 
zellenrechner Anweisungen weitergeben oder von Übenvachungsrechnern Rohda- 
ten für die weitere Auswertung erhalten. In gewisser Weise fällt in dieses Umfeld auch 
die Fernwirktechnik und die Gebäudeautomatisierung. Die Fernwirktechnik ist in 
jüngerer Zeit von der Deutschen Bundespost unter der Dienstbezeichnung TEMEX 
eingeführt worden. Damit können als Auftragsdienst Meßstellen abgefragt oder fem- 
gesteuerte Aktionen ausgelöst werden. 

Der wohl größte Markt für den Einsatz von Prozessoren und Prozessorsystemen 
ist sicherlich die moderne Kommunikations-, Übertragungs- und Vermittlungstech- 
nik. Gerade diese Bereiche haben sich mit der Digitalisierung stark gewandelt und 
decken nicht nur mehr die reine Übertragung von Sprache oder Information ab. Das 
Zusammenwachsen aller Dienste in das einheitliche ISDN' hat den neuen Oberbe- 
griff Telematik geprägt. Aus Anwendungssicht ist ISDN ein globales Kommuni- 
kationssystem, an dessen Anschlußpunkten, den genormten Netzabschlüssen, wahl- 
weise Fernsprecher, (Personal-)Computer, Bildtelefone, Fernkopierer u.v.a.m. 
einzeln oder gemischt ansteckbar sind. Eine Teilnehmernummer, verbunden mit 
einer Dienstekennung genügt, um Verbindung mit einem Partner aufzunehmen und, 

[I] ISDN: integated services digital nehvork 

- 
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falls erforderlich, während der bestehenden Verbindung zwischen den Diensten zu 

wechseln, ohne neu wählen zu müssen. 

Wenngleich offensichtlich ist, daßPersonalcomputer Mikroprozessoren enthalten, 
so ist dies bei anderen Geräten, wie z.B.Te1efaxgeräten nicht so deutlich sichtbar. 
Trotzdem ist deren Funktion ohne eingebaute Mikrocomputer nicht vorstellbar. 

Mit der Digitalisierung des Fernmeldenetzes wurde die Voraussetzung für ISDN 
gelegt. Dies erforderte die Entwicklung und den Einsatz von rechnergesteuerten di- 
gtalen Vermittlungssystemen. Digitale Vermittlungssysteme für öffentliche Kommu- 
nikationsnetze gehören mit zu den komplexesten und größten Hardware- und Soft- 
waresystemen heutiger Rechnertechnologie. Rechnersysteme und Mikroprozessoren 
kommen dabei sowohl als zentraler Steuerungsrechner als auch im Peripheriebereich 
solcher Systeme in großer Zahl zum Einsatz. Beispiele sind die Aufnahme oder 
Abgabevon Signalisierungs- bzw. Wahlinformation M Peripheriebereich, die Wege- 
suche und Koppelfeldeinstellung im Zentralbereich oder auch die Datenreduktion 
sowie die Verbesserung der Übertrag~n~sgüte durch adaptive digitale Filterung mit 
geeigneten Algorithmen unter Einsatz von Signalprozessoren oder Signalprozessor- 
systemen. 

Ein weiterer großer Einsatzbereich innerhalb technischer Systeme sind meßtech- 
nische Systeme. Fast kein höherwertiges Meßgerät kommt heute ohne eingebauten 
Rechner, sei es lediglich zur Bedienungsvereinfachung oder mr  automatischen Aus- 
wertung der Meßergebnisse, aus. Besonders eindrucksvoll ist dies in der medizini- 
schen Überwachungs- bzw. Meßtechnik und hier besonders in der bildgebenden Dia- 
gnostik mit Röntgen- oder Kernspintomographen. Dort werden aus einer riesigen 
Zahl von Einzelmessungen Schnittbilder des Körperinneren errechnet und auf Mo- 

l? nitoren dargestellt. Obwohl diese Technik besonders eindrucksvoll darstellbar ist, 
sind Möglichkeiten der digitalen Signal- und Bildverarbeitung weitaus großer. 

Mustererkennung, Machine Vision, automatische Qualitätskontrolle u.ä. erfordern 
ständig steigende Rechnerleistung, die mit Hilfe geeigneter Multiprozessororgani~a- 
tionen bzw. -architekturen bereitgestellt werden muß. Dabei wird durchaus versucht, 
auch ungewöhnliche Technologien und Architekturen einzusetzen. Hierzu seien ak- 
tuelle Bemühungen im Bereich der optischen Signalverarbeitung oder der neuronalen 
Netze erwähnt. 

Rechnereinsatz in technischen Systemen 
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weniger spe&akuläreAusfäIle von Rechnenystemen köPmen beträchtliche wirt- 
schafliche Konsequenzen haben. Datenverluste und häufige AwfäIle der 
Rechner in der heute üblichen Computer-gestützten Entwicklung können eine 
Firma ruinieren. Selbst der Verlust der Korrespondenz bei der Zerstörung eines 
Büro-Computenystems ist ein kostenträchtiges Ereignis. . Echtzeitverhalten: Klmsi5che Computeranwender fordern, daJ3 die Ergebnisse 
möglichst bald vorliegen, der Rechner also "'schnell" ist. In vielen Anwendungs- 
bereichen, insbesondere innerhalb technischer Systeme, mu$' dies jedoch schritt- 
haltend mit der Umwelt erfolgen, dh. die Umwelt darfsich nicht schnellerfort- 
entwickeln, als der Rechner "folgen" kann. Ein Echtzeit-Rechnenystem mu$' 
also extern vorgegebene Zeitbedingungen garantiert einhalten1. Wichtig ist, dajj 
diese Eigenschaft nicht nur im zeitlichen Mittel, sondern auch unter "worst case" 
Bedingungen gesichert bleiben muß. Dies ist keine Selbstverständlichkeit, 
sondern muß als Komtrukiiomziel durch eine geeignete Rechnerorganisation- 
bzw. -architektur einschlie$'lich der Software und des Betriebssystems erreicht 
werden. Die Bedeutung der "worst cme" Forderung wird durch Betrachtung 
eines sicherheitskn'tischen Überwach~n~ssystems deutlich. Solange h übm- 
wachte System, %.B. ein Kernlwafhyerk, störungsfrei arbeitet, liegt ein durch- 
schnittliches Datenaufkommen vor, das vom Rechnersystem verarbeitet werden 
muß. Während eines Stölfals werden aber viele Meßstellen A l m e  und Daten 
mählich liefern. Die Bearbeitung dieses stark erhöhten Datenau&mmem 
darf die Ermittlung der richtigen Reaktion auf den Störfall nicht so weit venö- 
gern, da$' eine Katastrophe nicht mehr aufiuhalten ist. 

1 .I .2.2 Realtime Systeme 

1.1). Demnach besteht ein Realtime 
System aus einem kontrollierten Objekt 
und einem KontrollSystem. Das kontrol- 
lierte Objekt unterliegt einer selbständi- 

Wie oben bereits ausgeführt wurde, 
müssen Echtzeitsysteme schritthaltend 
mit extern vorgegebenen Zeitbedingun- 
gen arbeiten. Häufig wird dabei Realtime 
mit schnell verwechselt. Der Fehler kann 
anhand eines abstrakten Realtime 
Systems verdeutlicht werden (siehe Bild 

kontrolliertes Objekt L--' 

Kontroll-System 

(bnsorslgnale) Steuerung€- 
Information 

- 1 

gen zeitlichen Fortentwicklung, da es in Bild 1 .I : Abstrakies Realtlme System 

[I] Dies ist synonym ni "gwantierte Reaktions- bzw. Bearbeitungszeiten" oder llgarantierter Durch- 
satz". 

Realtime Systeme 
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einer Umwelt eingebettet ist. Das Kontrollsystem muß auf Signale des kontrollierten 
Objekts innerhalb eines Zeitintervails At reagieren, dessen Dauer von dieser Umwelt 
bestimmt wird. Der interne Zustand des Kontrollsystems bleibt dabei konsistent mit 
dem internen Zustand der Umwelt, wenn 

alle vor der Zeit t-U eingetretenen Ereignisse vom Kontrollsystem zur Zeit t ver- 
arbeitet und so ab interner Zustand registriert wurden 

und 
das kontrollierte Objekt alle Steuerinformation, die dem internen Zustand des 
kontrollsystems zur Zeit t-M entsprechen, spätestens zur Zeit t akzeptierf hat. 

Die Ergebnisse eines Realtime Rechnersystems haben deshalb eine zusätzliche 
Qualität. Während ein Ergebnis eines nicht-Realtime Rechners d e i n  durch dessen 
Werte gekennzeichnet ist, müssen irn Realtime-Bereich folgende Präzisierungen vor- 
genommen werden: 

Korrektheit: ein Ergebnis kt korrekt, wenn die Werte den Erwartungen entspre- 
chen. 

Rechtzeitigkeit: ein Ergebnis ist zeitgerecht, wenn es innerhalb der vorgesehe- 
nen Spanne ~ \ t  der Echtzeit erzeugt wird. 

Gültigkeit: ein Ergebnis ist @ t i ~  wenn es korrekt und zeitgerecht ist. 

Die Bedeutung dieser Attribute kann anhand eines Verkehrsleitsystems illustriert 
werden. Ein solches System soll selbstfahrende Transportbehälter in einer Ferti- 
gungshalle kollisionsfrei auch über Kreuzungen leiten. Erzeugt beispielsweise ein I 

solcher Selbstfahrbehälter an einer Kreuzung die Reaktion "losfahren" zu lange nach 
dem Signal "Kreuzung frei", so wird die Konsistenz zwischen der Umwelt "Kreuzung" 
und dem kontrollierten Objekt "Selbstfahrbehälter" zerstört. Beispielsweise könnte 
zum aktuellen Zeitpunkt des Losfahrens der Zustand "Kreuzung frei" nicht mehr be- 
stehen und eine Kollision eintreten. Die vorher gultige Information "Kreuzung frei" 
wurde durch verstreichen der Echtzeit ungültig und muß deshalb verworfen werden. 

Aus diesen einfachen Überlegungen wird die Notwendigkeit einer globalen Echt- 
zeituhr deutlich. Diese ist erforderlich, um das Eintreffen eines Ereignisses zeitlich 
zu kennzeichnen, den Zeitabstand zwischen Ereignissen zu messen, das Fehlen von 
Information zu erkennen, ungültig gewordene Information zu verwerfen und Berech- 
nungen zeitlich zu synchronisieren. Ist das Echtzeit-Rechnersystem als lose gekop- 
peltes Multiprozessorsystem bm. Rechnernetz realisiert, muß dani auf jedem Rech- 
nerknoten eine lokale Echtzeituhr vorgesehen werden. Aus den einzelnen Echtzeit- 
uhren wird durch einen Uhren-Synchronisationsalgorithmus eine Globalzeit für das 

Motivation für Multiprozessorsysteme 
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Multiprozessorsystem abgeleitet, deren Granulantät (Zeitauflösung) durch die Ge- 
nauigkeit der Synchronisation bestimmt wird. 

1.2 Rechnerarchitekturen und 
Verbindungsstrukturen 

1.2.1 Taxonomie von Rechnerarchitekturen 

1.2.1 .i Der Taxonomiebegriff 

Taonomie ist ein Fachbegriff der Biologie. Mit Taxonomie wird ein Ordnungs- 
schema bezeichnet, das äußere Merkmale und entwicklungsgeschichtliche Bezüge be- 
rücksichtigt. Als Grundlage einer Taxonomie kann die Stncktur und das Operations- 
prinzip herangezogen werden1. Zu denverbreitet angewandten ~perationspr-pien 
gehören das von Neumann Operatiompriuknp, die Operationsprhzipien des irnplzten 
Parallelismus und die des expliziten Parallelismus, wobei das ~perationsprinzip durch 
eine uiformationsstniktur und eine Kontrolistruktur charakterisiert ist. So ist 2.B. ein 
von-Neumann-Rechner durch einen sequentiellen Kontrollfluß für Programm- und 
Datenzugriffe gekennzeichnet. Eine Variable besteht aus einem Namen (oder 
Adresse) und ihrem Wert. Die Reihenfolge der Progrmabarbeitung wird durch 

j 
denProgrammzähler bestimmt, der fortlaufend inkrementiert wird. Fast alle Rechner 
und Mikroprozessoren wenden heutzutage dieses Operationsprinzip an. 

Beim Operationspnnzip des impliziten Parallelhmus nutzt man die in konventio- 
nellen Programmen für von-Neumann-Rechner enthaltenen Möglichkeiten zur 

gleichzeitigen Ausführung bestimmter Aktivitäten. ~eispielsweise 
enthält die Hochsprachenan~eisun~ : = (a + b) * (C + d) implizi- 
te Parallelität aufAnweisungsebene, da die Additionen (a + b) und 
C + d) gleichzeitig aus?%hrbar sind, wie dies in der Baumzerlegung 

1 \ / \ in Bild 1.2 dargestellt ist. p?i( Bild 1.2: Y : = 
Andere solcher parallel ausführbarer ativitgten können unter- 

(a-t b)*(c-td) halb der Anweisungsebene auf der Opetationsebene angesiedelt 

[I] siehe hierzu GiIoi 1981 

Der Taxonomiebegfff 
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sein. Darunter kann man sich 2.B. die Parallelarbeit spezialisierter Teilprozessoren 
für gewisse arithmetische oder logische Operationen vorstellen. 

Eine weitere Möglichkeit ist die Parallelität auf der Ebene der Software-Prozesse 
bzw. -Tasks, bei der mehrere Befehlsströme im zeitlichen Wechsel unter Kontrolle 
eines Multitasking-Betriebssystems vom Prozessor bearbeitet werden. 

Beim Operationsprinzip des expliziten Parallelismus sind die Programm- und Da- 
tenstrukturen so standardisiert, daß die Parallelarbeit a priori vorgegeben ist und 
nicht erst durch Analyse der Programmstrukturen ermittelt werden muß. Ein beson- 
ders einfaches Beispiel ist die Addition von Vektoren C : = A + B. Aus der Kompo- 
nentendarstellung 

Ci:= Ai + Bi 
C2:= A2 + B2 

...... 
C,:= An + Bn 

ist unmittelbar ersichtlich, daß alle n Additionen und Zuweisungen gleichzeitig 
ausfiihrbar sind. Eine angepaßte Parallelrechnerarchitektur für solche Problemklas- 
Sen würde die Aufgabenbearbeitungszeit gegenüber einem von-Neumann-Rechner 
stark reduzieren. 

1.2.1.2 Klassifikation nach Flynn 

Eines der einfachsten Klassifikations- 
Schemata für Rechnerarchitekturen ist der 
boolsche Merkmalraum von Flynn. 
Obwohl dieses Schema häufig kritisiert 
wird und auch feinere Klassifikationsme- 
thoden eingeführt sind, findet das 
Flynn'sche Klassifikationsschema breite 
~nwendun~'. Es basiert auf den Wahr- 
heitswerten der beiden in Bild 1.3 darge- 
stellten Aussagen: 

Die Maschine bearbeitet in einem ge- 
gebenen Zeitpunkt mehr als einen 
Befehl. 

die Maschine bearbeitet In einem gegebenen 
Zeitpunkt mehr als einen Befehl 

die Maschine bearbeitet in einem gegebenen 
Zeitpunkt mehr als einen Datenwert 

$ $ 
0 0 : single instruction-singie data SISD 

0 1 : singie instruction-multiple data SlMD 

1 0 : multiple instructlon-single data MISD 

1 1 : multiple Instruction-multiple data MlMD 

I ( 0  = falsch, 1 = wahr) I 
I I 

Bild 1.3: Flynn'sche Klassifikationskriterien 

[I] siehe 2.B. W. Händler 1977 

Taxonomie von Rechnerarchitekturen 
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Daten ------------..---- Die Maschine bearbeitet in einem gegebenen Zeit- 
punkt mehr als einen Datenweit. 

Befehle 
Speicher Die sich daraus ergebende SISD-Architektur umfaßt 

demnach alle konventionellen sequentiellen von- 
!-----------------J 

Daten Neumann-Rechner (siehe Bild 1.4). Eine CPU' erhält aus 
dem Speicher einen Befehls- und einen Datenstrom. Der 

Datenstrom wird verarbeitet und als transjiormieiter Daten- 
strom wieder im Speicher abgelegt. 

Die SIMD-Architektur ist konzeptionell in Bild 1.5 dargestellt. Ein Kontrollpro- 
zessor CP erhält aus einem Speicher einen Strom von Programmanweisungen, die er 
in  primitivere Steueranweisungen bzw. - , I 

rationen durch die Verarbeitungselemente führt (ein Befehl bearbeitet so gleichzei- 
tig mehrere Daten). SIMD-Rechner sind unter den Bezeichnungen Array-Processor 

signale für mehrere Verarbeitungselemente 
(PE, processing element) umsetzt. Alle Verar- 
beitungselemente erhalten simultan dieselben 
Steuersignale vom Kontrollprozessor und die 
zu bearbeitendenDaten auf eigenen Datenpfa- 

f den aus dem Speicher, bzw. schreiben die be- 
arbeitenden Daten in den Speicher zurück. 
Diese Architekturformist offensichtlich gut für 

oder Feldrechner bekannt. Ihr typisches Anwendungsfeld sind alle Aufgabenstellun- 

Speicher Steuer- 
Daten Information ------ PE 

-??E{ k I- 
' 

explizit parallele Aufgabenstellungen geeig- Bild 1.5: SlMD-ArchiieMur 

net, da ein Befehl über den Kontrollprozessor zur simultanen Ausführung von Ope- 

Klassifikation nach Flynn 

gen, die Vektor- und Matrizenbearbeitung erfordern. 
Dies ist besonders bei der digitalen Signal- oder Bildver- 
arbeihing gegeben. 

Die MIMD-Architekturvariante ist in Bild 1.6 skiz- 
ziert. Aus einem Speicher erhalten mehrere CPUs un- 
abängig voneinander eigene Befehls- und Datenströme. 
Ebenso werden die Datentransformationen unabhängig 
durchgeführt und die Ergebnisse wieder im Speicher ab- 
gelegt. Jede CPU bearbeitet offensichtlich unabhängige 

Befehle 

M'MD-Arch*eMur asynchrone Aufgaben, die auf einem solchen Multipro- 
[I] CPU: central processing unit 

Daten r-----------..--' CPU 

Speicher 
----------- CPU 

1 _ _ _ _ _ _ _ _ _ _ _ _ * 
_._B 

CPU 
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zessorsYst'=m oder auch auf 
einem verteilten Rechnersvstem 

Systeme fallen deshalb in die n+2 

MIMD-Architekturklassel. I n+3 

ausführbar sind. ~u1ti~roz;ssor- I 

Die MISD-Architekturvarian- ' I 
Bild 1.7: MISD-ArchieMur/BefehIspipellning 

te kann nur dann aufrechterhalten 

F 

werden, wenn der Parallelismus auf Befehkzyklusebene als Architekturmerkrnal mge- 
lassen wird. Dieses als Pipelining bekannte Prinzip ist in Bild 1.7 dargestellt. Ein 
Befehl in einer von-Neumann-Maschine wird in mehreren Phasen abgearbeitet. In 
Bild 1.7 wird zur Erläuterung angenommen, daß wächst  der Befehl aus dem Spei- 

I D 

cher gelesen werden muß (F, fetch phase). Nach der Befehlsdekodierung (D) wird 
der Operand aus dem Speicher gelesen (0)  und schließlich der Befehl ausgeführt (E, 
exemte). Durch zeitliche Schachtelung kann erreicht werden, daß während der Be- 

0 

arbeitung der zweiten Phase eines Befehls (D) 
bereits die erste Phase (F) des Folgebefehls aus- 
geführt wird. Wird dies konsequent fortgeführt, 
so werden während der Dauer einer Befehlspha- 
se alle Befehlsphasen, wenn auch von aufeinan- 
derfolgenden Befehlen, simultan ausgeführt. 
Eine Variante ist in Bild 1.8 dargestellt, bei der 
ein Kontrollprozessor einen Strom von Pro- 
grammbefehlen aus dem Speicher erhält und 

E 

.L 

Bild 1.8: MISD-Architektur/Pipelining 

mehrere hintereinandergeschaltete Verarbeitungselemente PE ansteuert. Die zu be- 
arbeitenden Daten gelangen aus dem Speicher m einem Verarbeitungselement. 
Nach einem Verarbeitungsschritt gibt dieses sein Zwischenergebnis an das nachfol- 
gende Verarbeitungselement weiter und erhält aus dem Speicher bereits die Daten 
für den Folgeverarbeitungsschritt. Auf diese Weise können aile Verarbeitungsele- 
mente gleichzeitig Operationen auf mehreren Daten ausführen, oder anders ausge- 
drückt, werden in Folge mehrere Operationen auf einem (Eingangs-)Datum ausge- 
führt. 

[I] Hier setzt starke Kritik an der Flynn'schen Klassifikation an, da die große Vielfait der Multipro- 
zessorarchitekturen, verteilte Systeme, Rechnemetze, Polyprozessoren u.a.m. aiie in nur eine . . 

Klasse faiien. 

Taxonomie von Rechnerarchitekturen 
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1.2.2 Verbindungsstrukturen 

1.2.2.1 Multiprozessormodule und allgemeine Struktur 

Multiprozessoren bestehen aus einer Menge von Master-Modulen, die über ein 
Verbinhngsnehwerk mit Slave-Modulen verbunden sind (siehe Bild 1.9). Die Master 
sind durch Kreise, die Slaves durch kleine Quadrate gekennzeichnet. Die Pfeilrich- 

1.2.2.2 Gemeinsam genutzte Verbindungen 

tungen kennzeichnen die Richtung der Zugriffskontrolle. Master stellen Zugr8san- 
forderungen an das Verbindungsnetzwerk für 

Der logisch einfachsteTyp eines Verbindungsnetzwerks ist der gemeinsam genutz- 
te Bus (shared bus, siehe Bild 1.10). Der Bus kann dabei als Parallelbus oder auch als 

i 
serieller Bus ausgeführt sein. Da offensichtlich nur 
ein Datentransfer zwischen einem Master-Slave- 

i Paar in einem gegebenen Zeitintervall möglich ist, P?mEl 
müssen die verschiedenen Übertragungswünsche Bild 1.10: Shared Bus 

Master Slaves 

Verbin- 

neizwerk 

durch Bus-Zuteilungsregeln koordiniert werden1. Gleichzeitig wird so eine Serialisie- 

den beabsichtigten Datentransfer. Das Verbin- 
dungsnetzwerk muß daraufhin eine Verbindung 
zu dem gewünschten Slave herstellen. Die Ver- 
bindung kann dabei je nach Ausführung des 
Netzwerks permanent oder auch nur zeitweise 
hergesteilt werden. Nach Herstellung der Ver- 
bindung empfängt der Slave die Anforderung des 

rung der einzelnen Datentransfers erreicht. Durch die Serialisierung entstehen 
zwangsläufig Wartezeiten zwischen dem Zeitpunkt der Entstehung des Übertra- 

Bild 1.9: Masters und bedient sie. 
MASTERISLAVE-Verbindungsstrukiur 

i 

gungsbedarfs und dem Zeitpunkt der aktuellen Übertragung. Solange der Bus nur 
selten benötigt wird, ist die Wartezeit im Mittel kurz und tolerierbar. Steigt aber der 
Übertragungsbedarf an, so kann der Bus zum Kommunikationsengpaß werden (bus 

[I] siehe hierzu Kapitel 6 

Gemeinsam genutzte Verbindungen 
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bottleneck)'. Durch Einsatz mehrerer 
Busse kann der Kommunikationsengpaß 
beseitigt werden. Nachteilig wirkt sich die 
damit verbundene erhöhte Komplexität 
aus. 

Koax-Kabe!, Glasfaser 

Eine Variante des vorstehend beschrie- BUS I RING 

Bild 1 .I 1 : Nachrichtenorientiertes 
benen shared Bus sind die nachrichten- Verbindungsnetzwerk 
orientierten Verbindungen, wie sie in Bild 
1.11 dargestellt sind. Jeder Master verfügt über einen lokalen Slave für die normale 
Funktion. Zum Austausch von Information werden die Daten eines Masters über ein 
Ein-/Ausgabe-Interface auf einen gemeinsamen, typischerweise seriellen Bus ausge- 
geben und vom W-Interface des Adressaten vom Bus übernommen. Ein direkter 
Zugriff auf den Speicher des Partners ist nicht möglich. Auch hier sind ZugnijFsregeln 
auf das gemeinsame Kornrnunikationsmedium erforderlich. Aiien gemeinsam ist die 
Zeitmultiplex-Benützung. Weit verbreitete ZugrifEsverfahren sind das 

Zeitscheibenverfahren: dabei wird jedem Kommunikationspartner ein mit der 
Periode T wiederkehrendes Zeitinteivall ATzugeteilt. Während dieses Zeitinter- 
valls kann übertragen werden. Ist kein &ertragungsbedarfvorhanden, bleibt 
dieses Zeitinteivall ungenutzt. Die maximale Dauer des Zeitintervalls ist 
AT = TIN, wobei N die maximale Zahl der angeschlossenen Teilnehmer ist. 
Jeder Teilnehmer kann maximal den Bruchteil 11N der übertrag~n~skapazität 
des Mediums nutzen. 

Stahtischer Zugrip eine Station kann immer dann eine Übertragung vomeh- 
men, wenn das Übertragungsmedium aktuell frei ist. Falls keine weitere Station 
Kommunikationsbedarf hat, steht potentiell die volle Übertrag~n~skapazität zur 
ve@gung2. 

Polling: die angeschlossenen Stationen geben sich untereinander das Recht auf 
Übertragung zyklisch weiter. Wer im Besitz des Übertragungsrechts ht führt seine 
Übertragung durch und gibt ansehliegend da;(; Übertragungsrecht weiter. 

Grundsätzlich kann auch hier das gemeinsam genutzte Übertragungsmedium zum 
Engpaß werden. 

Bild 1.12 zeigt eine matrixförmige Verbindungsstruktur zwischen den Master- und 
den Slavemodulen. Die Kreuzungspunkte symbolisieren steuerbare Verbindungen, 

[I] siehe hierzu Kapitel 4 

[Z] siehe hierzu Kapitel 6 
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I Prozessoren 1 d.h. bei Bedarf kann an dieser Stelle 

steuerbare 
eine bidirektionale Verbindung zwi- 

Verbindung schen dem horizontalen Bus zum 
2 Master und dem vertikalen Bus zum 

Slave hergestellt werden. Solange aiie 
Master unterschiedliche Slaves als 
Komunikationspartner benötigen, 
ist parallele Übertragung möglich. 

Speicher- Erst wenn zwei Master denselben 
1 2 3 m Slave ansprechen wollen, liegt ein 

I 
Bild 1 .I 2: Kreuzschienenverteilnetzwerk Konflikt vor. Kreuzschienenverteiler 

sind sehr aufwendig, da die Zahl der 
Kreumngsstellen mit dem Produkt aus der Anzahl der Master bzw. Slaves schnell 
mnimmt. Erst seit wenigen Jahren sind hierfür auch geeignete integrierte Schaltun- 
gen verfügbar. Als Beispiel sei der Kreuzschienenverteiler SN74AS8840 von Texas 
Instruments erwähnt, der 16 v i e r - ~ i t - ~ r u ~ ~ e n  beliebig miteinander verbinden kann1. 
Ein Anwendungsbeispiel ist in Bild 1.13 dargestellt2. Vier 32-Bit Prozessoren können 
dynamisch mit vier Speicherbänken mit einer Wortbreite von 32 Bit verbunden 
werden. Sowohl die Adreß- als auch die Datenbusse werden über die Kreuzschienen- 
schalter 'AS8840 durchgeschaltet. Die Schalteransteuerung kann durch Kontrollre- 
gister oder die Ports der Kreuzschienenschalter vorgegeben bzw. dynamisch gehdert 
werden. Der Network ControlAnd Interface-Block (NCI) dient in diesem Beispiel der 
Kontrolle der dynamischen Rekodguration des Netzwerks. Die Rekonfiguration des 
Netzwerks kann während des normalen Betriebs erfolgen, da die Kontrollregister der 
Kreuzschienenverteiler doppelt ausgeführt sind und ein Registersatz die aktuelle 
Steuerung übernimmt, während der zweite Registersatz neu geladen werden kann. 

Unter der Annahme, daß jeder der vier Prozessoren Pl..P4 mit der 32-Bit ALu3 
'838832 aus der Bit Slice Prozessorfamilie 'AS88m von Texas Instruments ausgestat- 
tet ist, enthält das in Bild 1.13 dargestellte Beispiel weitere Möglichkeiten. Jede dieser 
ALUS kann wahlweise als eine 32-Bit ALU, als zwei 16-Bit ALUS oder als vier 8-Bit 
ALUS arbeiten. Wenn die vier '838832 synchron als SIMB-Prozessor betrieben 
werden, so kann das Beispiel als 16 parallele 8-Bit Prozessoren, als acht 16-Bit Pro- 

[I] Zusätzlich können diese Bauelemente kaskadiert werden. 
[2] siehe Texas Instruments 1987 

[3] ALU: arithmetic and logic unit 

- 
Gemeinsam genutats Verbindungen 
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I I 
Bild 1.13: Multiprozessor mit Kreuzschienenverteiler 

zessoren oder als vier 32-Bit Prozessoren arbeiten. Alternativ ist es möglich, die 
Kreuzschienenverteiler und die ALUS so zu rekonfigurieren, daß ein MIMD-Netz- 
werk von Prozessoren entsteht. 

Eine weitere Verbindungsform sind die sternförmigen Multiportstrukturen. Dies 
ist in Bild 1.14 arn Beispiel eines Multiport-Speichers dargestellt. Jeder Master (Pro- 
zessor) ist über einen privaten Anschluß (Port) mit dem Slave (Speicher) direkt ver- 
bunden. Eine Auswahllogik (Arbitrierung) muß gleichzeitige ZugrifEe mehrerer 
Master auf diesselbe Speicherbank erkennen und serialisieren. Falls keine solchen 
Konflikte auftreten, können mehrere Master gleichzeitig zum bm. vom Speicher 
Daten übertragen. 

Schließlich kann das in Bild 1.9 dargestellte all- 
gemeine Verbindungsnetzwerk als Vemzittlungs- 
netzwerk realisiert werden1. Dabei können Daten- - Ports 

Wege durch einen ~itnverk-~ontroller perma- I rlerun 

nent, aber rekonfigurierbar eingestellt werden, wie 1 I Sp~icher I 
dies auch im vorstehenden Beispiel im Prinzip ( 
möglich ist. Alternativ kann eine verteilte Daten- Bild 1.14: Multiportspeicher 

paketvemzittlung zur Anwendung kommen. Dazu 
wird das zu übertragende Datenpaket mit einer Zieladresse versehen und dem Ver- 

[I] siehe Feng 1981 

Verbindungsstrukturen 
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1.2.2.3 Punkt-zu-Punkt Verbindungsnetzwerke 

Allen voranstehenden Verbindungsstrukturen ist gemeinsam, daß es zu gegensei- 
tigen Behinderungen der Master und damit zu unproduktiven Wartezeiten kommen 
kann. Dabei können prinzipiell zwei Fäile unterschieden werden: 

zwei oder mehrere Master fordern denselben Slave an 

und 
zwei oder mehrere Master benötigen dieselbe Kommunikatiolzrverbindung um 
verschiedene Slaves zu erreichen. 

Daraus ergibt sich das Entwurfsproblem, die Komplexität des Verbindungsnetz- 
werks möglichst weit zu reduzieren, ohne die geforderte Leistungsfähigkeit des Mul- 
tiprozessorsystems zu beeinträchtigen. 

Ein Ansatz hierzu sind statische Netzwerke, bei denen die Rechnerknoten paar- 
weise untereinander verbunden sind. Einige Topologien sind in Bild 1.17 skizziert. 
Jeder Kreis symbolisiert einen eigenständigen Prozessor mit zugeordnetem Speicher 
und ggf. Ein-/Ausgabernöglichkeiten. Die Verbindungslinie stellt einen privaten (bi- 
direktionalen) Kommunikationspfad dar. Da offensichtlich mit solchen Strukturen 
immer nur eine Kommunikationzwischenunmittelbar benachbartenKnotenmöglich 
ist, müssen zur Kommunikation zwischen nicht unmittelbar benachbarten Rechnern 
die Zwischenknoten als Router wirken 
und die Nachrichten zum Zielrechner 
weiterreichen. Zur groben Charakteri- 
sierung einer Topologie wird deshalb der 

Stern 
Grad eines Knotens d, das ist die Zahl 
der nächsten Nachbarn, die ~ n t f e m u n ~ ~  
zwischen zwei Knoten und die Zahl der 
Verbindungskanten N des Netzwerks 
benützt. Beispielsweise ist für eine 

Bild 1.17: Einige Netzwerktopologien 
lineare oder Stern- Anordnung von n 
Rechnern N = (n-1). Die maximale Entfernung ist für die Sternanordnung Dmax=2, 
während sie für die lineare Anordnung Dmax= N ist. Einvollständig vernaschtes Netz 
ist durch N = n(n-1)/2 und D = 1 gekeweichnet. Der maximale Grad ist für lineare 
Anordnungen d = 2, für Sternanordnungen d = (n-1). 

Da jeder Zwischenknoten die Kommunikation im Mittel um eine Zeit AT verzö- 
'gert, muß die Netztopologie der Kommunikationsstruktur des vom Multiprozessor zu 
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bearbeitenden Problems optimal angepaßt werden. Dabei sind unter anderem Krite- 
rien wie mittlere Kömmunikationsvenögencng, KOmpldtät des Verbindungsnetzes, 
Fehleranfälligkeit, Au.sbaufäh&kzit und Kosten gegeneinander abwägen. 

Ein Beispiel eines optimalen Netzes sind die Binary-n-Cubes (Hypercubes). n-di- 
mensionale Hypercubes sind in dem Sinne optimal, als 

2n Rechner mit n nächsten Nachbarn verbunden sind, 

und 
die maJcimale Entfernung D im Netz n ist. 

Beispielsweise kann ein dreidimensionaler Hypercube durch einen Würfel veran- 
schaulicht werden. Jeder Eckpunkt des Würfels stellt einen Rechner dar, jede Wür- 
felkante eine Punkt-m-Punkt-Verbindung zwischen zwei Rechnern. Ein vierdimen- 
sionaler Hypercube kann durch zwei ineinandergestellte Würfel veranschaulicht 
werden (siehe Bild 1.18). 

Als Beispiel eines handelsüblichen Multiprozessors in Hypercubestruktur sei das 
Personal Supercomputer System iPSCl2 von Intel erwähnt. Dieses System kann bis zu 
einem 7-dimensionalen Hypercube ausgebaut werden. Jeder Knoten besteht aus 
einem 803861387 Prozessorpaar mit bis zu 16 MByte Speicher. Sieben Kommuni- 

kations-Schnittstellen 

[I] siehe Intell987 

W 
(3-2 
eindimensional 

zweidimensional 

hS;. 1 

('J-- --- 
<- 

dreidimensional 

-------------.---------- 

vierdimensional 

Bild 1 .I 8: Beispiele für Hypercubes 

werden zum Aufbau des Hy- 
percubes, die achte zur di- 
rekten Kommunikation un- 
tereinander und mit einer 
graphischen Arbeitsstation 
(SUN 3)  über Ethernet 
benützt. Für schnelle Fou- 
riertransformation wird die 
Leistung eines 32-Knoten 
Rechners (5-dimensionaler 
Hypercube) mit 154 Millio- 
nen Gleitpunktoperationen 
pro Sekunde (MFLOPS) an- 
gegeben'. Ein 10-dimensio- 
naler Hypercube ist das 
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NCUBE110-System der NCUBE Corporation. Der größte Hypercube (16-dimensio- 
nal) von Thinking Machines Corp. besteht aus 65536  in-~it-~rozessorenl. 

1.2.3 Einige Begriffserklärungen 

1.2.3.1 Prozessor und Verarbeitungselement 

Im Unterschied zu einem Verarbeitungselement (processing element, PE) steuert 
ein Prozessor autonom den Programm£luß und führt auch die datentransformieren- 
den Operationen des Programms aus. Ein PE führt seinerseits nur die datentransfor- 
rnierenden Operationen aus, wird aber selbst von außen gesteuert. Ein Kontrollpro- 
zessor steuert Verarbeitungselemente aufgrund der Befehle eines Programms, führt 
aber selbst keine Datentransformationen durch. 

Einprozessorsysteme sind klassische Rechnersysteme mit einer zentralen Rechen- 
einheit. Spezielle VO-Prozessoren, die oft Teil einer Ein-IAusgabeschnittstelle sind, 
werden in der Regel nicht als eigenständige Prozessoren gezählt. 

Multiprozessorsysteme bestehen demnach aus mehr als einem Prozessor oder Ver- 
arbeitungselement. Man spricht von einem homogenen Multiprozessorsystem, wenn 
alle Prozessoren dieses Systems hardwaremäßig gleich aufgebaut sind. Inhomogene 
Multiprozessoren enthalten hardwaremäßig unterschiedliche Prozessoren. Neben 
dieser statischen Unterscheidung wird auch eine funktionelle Unterscheidung getrof- 
fen. Falls die Prozessoren innerhalb des Multiprozessorsystems unterschiedliche 
Rollen spielen, spricht man von einem asymmetrischen Multiprozessor. Ein typisches 
Beispiel wären Master- Slave-Anordnungen, bei denen ein Prozessor die Aufgaben- 
venvaltung und -koordination vornimmt und anderen Aufgaben zur Bearbeitung 
zuteilt. In einem symmetrischen Multiprozessor sind die einzelnen Prozessoren be- 
züglich ihrer Rolle austauschbar, d.h. jeder Prozessor kann im Prinzip auch die Auf- 
gaben jedes anderen bearbeiten. Daraus ergibt sich, daß symmetrische Multiprozes- 
soren immer homogen sein müssen. 

1.2.3.2 Enge- und lose Kopplung 

Bei MIMD-Rechnerarchitekturen ist die Unterscheidung von loser und enger 
Kopplung wesentlich. Zwei Prozessoren sind stark bzw. eng gekoppelt, wenn sie 
Zugriff auf einen gemeinsamen Speicher haben (siehe Bild 1.19). Dabei ist es unbe- 

[I] siehe J. Bond 1987 

Einige Begriffserklärungen 
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deutend, wie der Zugrife realisiert wird. Der gemeinsame Speicher kann nur einen 
Teil des Adreßraums umfassen und er 
kann sowohl als zentrales Spei- 
chermodul, als auch als verteiltes 
Speichermodul implementiert sein. 

Zn lose oder schwach gekoppelten 
Multiprozessorsystemenverfügen die 

- 
eher, sondern lediglich über eine 'Bild 1.19: Eng gekoppelter Multiprozessor (Prinzip) ' 

Speicher 

einzeinen Prozessoren über keinen 
gemeinsamen Adreßraum bzw. Spei- 

~~mmunikationseinrichtun~, über die 
sie untereinander durch Nachrichtenaustausch kommunizieren können (siehe Bild 
1.20). Diese Komtnunikationsbeschränkung ist wesentlich und hat beträchtliche Aus- 

Inter-Prozessor-Kommunikation durch Datenaustausch 
und den Austausch von Pointern (by value and by reierence) 

wirkungen auf die Softwarearchitektur. Da in eng gekoppelten Multiprozessoren ein 
gemeinsamer Speicher(tei1) existiert, können die Prozessoren, bzw. die auf ihnen lau- 
fenden Softwareprozesse untereinander durch Austausch der Daten selbst (by value), 

schwache (lose) Kopplung: kein gemeinsamer Speicher 
als auch durch Übergabe von Zeigern 

aber gemeinsame Kommunikationseinrichtung zum (Pointer oder Adressen, by referen- 
Austausch von Nachrichten (message switching) 

ce) auf die Daten kommunizieren. Im 
I ersten Fall müssen die Daten urnko- I piert werden, während im zweiten 
I Fall lediglich die Adresse übergeben 
I werden muß. In eng gekoppelten 

I I Multiprozessoren ist deshalb auch die 
Bild 1.20: Lose gekoppelter Multiprozessor (Prinzip) 

gemeinsame Nutzung von Informa- 
tion durch mehrere Prozessoren problemlos möglich, während dies bei lose gekop- 
pelten Multiprozessoren die Replizierung dieser Information erfordert. Mit jeder Re- 
plikation von Information stellt sich automatisch das Problem der Konsistenz der Re- 
plikate, falls eine Veränderung erforderlich wird. 

Schließlich bietet ein eng gekoppeltes Multiprozesso~system das Potential für ef- 
fiziente, d.h. verzögerungsarme Kommunikation. Häufig erfordert die Interprozes- 
sorkommunikation in lose gekoppelten Systemen mehr Zeit. Die Entscheidung zu- 
gunsten eines lose oder eines eng gekoppelten Multiprozessorsystems erfordert die 
Berücksichtigung vieler Gesichtspunkte, nicht zuletzt die Eigenschaften des Betriebs- 
systems und des Kommunikationsbedarfs der vorgesehenen Applikation. 

Enge- und lose Kopplung 
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Systemzuverlässigkeit 

2.1 Einführung 

2.1 .I Zuverlässigkeitskriterien 

2.1.1.1 Subjektive Zuverlässigkeit 

Wenn man sich mit Systemzuverlässigkeit beschäftigt, stehen zwei Fragen im Vor- 
dergrund: 

Wann hegt ein System zuverlässig? 

Wie macht man ein System zuverlässig? 

Wann hegt ein System zuverlässig? Auf diese Frage wird man unterschiedlichste 
Antworten bekommen. 

Ein Fluggast wird das rechnergestützte Kontrolkiystem des Flugzeugs als zuver- 
lässig bezeichen, wenn es keine, die Sicherheit der Passagiere beeinträchtigende 
Fehlentscheidungen (zum Beispiel beim Landeanflug) tnfl. 

Ein W~senschaftler an einem groflen Laboratorium (2.B. CERN in Genf oder 
DESYin Hamburg) wird einen Großrechner als zuverlässig bezeichnen, wenn er 
genügend Rechenleistung zum Durchführen alctueller Experimente zur Ve@- 
gung stellt. 

Ein Bankier wird einen Rechner als zuverlässig ansehen, wenn dieser den M- 
lungsverkehr seiner Bank korrekt abwickelt und verbucht. 

2.1 .I .2 Objektive Zuverlässigkeit 

Die vorstehenden wenigen Beispiele zeigen schon, daß der Be@ Zuverlässigkeit 
in vielfacher Bedeutung eingesetzt wird. Dementsprechend muß es die erste Aufgabe 
sein, diesen Begriff zu objektivieren. 

Zuverlässigkeitskriterien 
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Ein System wird unzuverlässig durch das Auftreten von Ausfällen und Fehlern. 
Insofern gehört das Untersuchen des Awfallverhaltens zum Festlegen des Be- 
gnfJs Zuverlässigkeit. 

Nachdem das Ausfallprofil ermittelt ist, stellt sich als nächstes die Frage nach 
der Bewertung eines Ausfalls. Es muß unterschieden werden, ob ein Ausfall 
keine oder nur eine tolerierbare Einschränkung der Systemfunktionalitäi 
bewirkt, oder ob er als Totalausfall des gesamten Systems zu werten ist. Geeigne- 
te Maßstäbe müssen gefunden werden, um die Wirkung von Ausfdlen festzustel- 
len. 

Im dritten Schritt kann man nun daran gehen, auf der Basis der Bewertungs- 
maßstäbe, Anforderungen an das System zu formulieren. 

Ein System heißt dann zuverlässig, wenn es innerhalb dieser, durch die Anforde- 
rungen festgelegte Toleranzen zur Verfügung steht. 

Wie macht man ein System zuverlässig? Im nächsten Schritt muß ein, den vorher 
formulierten Anforderungen entsprechendes System konzipiert werden. Ein erster 
Systementwurf rnuß geprüft werden, inwieweit er schon den Anforderungen genügt, 
beziehungsweise wo seine Schwachstellen liegen. Der Einsatz von Fehlertoleranzme- 
thoden und Redundanztechniken soll helfen, die Systemumlänglichkeiten in den 
Griff zu bekommen. Das so entstandene System wird erneut bewertet und auf Taug- 
lichkeit im Sinne der Anforderungen untersucht. Dieser Prozeß wiederholt sich so 
lange, bis eine Systemkonzeption erarbeitet ist, die in vollem Umfang den ursprüng- 

\ liehen Anforderungen genügt. 

Um diese Bewertung auf Tauglichkeit und Angemessenheit von Fehlertoleranz- 
methodenund Redundanztechniken möglichst frühzeitig im Systementwicklungspro- 
zeß durchführen m können, arbeitet man mit Systemmodellen. Ein Modell stellt eine 
Abstraktion des konkret vorliegenden Systems dar. Unwichtige Detailinformation 
wird zugunsten der charakteristischen Merkmale des Systemsvernachlässigt. Die Ein- 
schätzung, was im wesentlichen das System ausmacht und was von untergeordneter 
Bedeutung ist, geht ganz wesentlich in die Formulierung des Modells ein. Gerade in 
einem frühen Stadium der Systementwicklungwird diese Entscheidung oft mit großen 
Unsicherheiten behaftet sein. Um trotzdem zu vernünftigen und sinnvollen Modell- 
aussagen zu kommen, rnuß diese Modellunschär$e mit ins Kaki1 gezogen werden. Die 
folgenden Abschnitte greifen die einzelnen oben angesprochenen Punkte auf und ver- 
suchen sie zu erläutern. 

ObjeMive Zuverlässigkeit 
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Unter der Lebensdauer T des Systems versteht man die Betriebsdauer vom Be- 
triebsbegim bis zum Zeitpunkt des Ausfalls (T = t~~sfall). Betrachtet man eine große 
Zahl gleichartiger Systeme, so fallen diese nicht alle gleichzeitig aus. Einige Systeme 
werden kurz nach der Inbetriebnahme ausfallen, andere werden sehr lange funktions- 
tüchtig sein bevor sie endgültig ausfallen. Die Lebensdauer ist für die verschiedenen 
Systeme statistisch verteilt. VonInteresse ist die mittlere Lebensdauer T bzw. MllT1. 
Sie kann auf der Basis der Überlebenswahrscheinlichkeit R(t) angegeben werden. 
Man erhält den folgenden zusammenhang2: 

MTTF = R(t)  dt I 0 

Für eine exponentiell mit der Zeit abnehmende Überlebenswahrscheinlichkeit gilt 
dann: 

2.1.2.4 Reparierbare Systeme 

Betrachtet wird ein System, das nach einem Ausfall repariert wird. Für viele 
Systeme ist das die Regel (2.B. Kraftfahrzeuge, Rechenanlagen, ...). Das Ausfallver- 
halten kann in einem Zustandsübergangsdiagramm veranschaulicht werden (siehe 
Bild 2.6). Zu Beginn des Betriebs wird das System als funktionstüchtig vorausgesetzt. 

[I] MTTF = mean time to failure 
[2] Für die Begründung sei auf Abschnitt 11.1.1.1 verwiesen. 

Das Auftreten eines Fehlers zum Zeitpunkt t l  führt zum Ausfall des Systems. Das 
System geht damit vom ursprünglich funktionsfähigen Zustand in den ausgefallenen 
Zustand über. Eine Reparatur stellt die Funktionsfähigkeit des Systems zum Zeit- 
punkt T l  wieder her. Nach jedem weiteren Ausfall wird das System wieder instandge- 

Bewertung von Zuverlässigkeit 

setzt. Die Ausfallzeitpunkte sind mit ti, die 
Zeitpunkte zu denen das System wieder in 
Betrieb genommen mit ii bezeichnet. Die 
Zeitabschnitte [ti,ti+l], in denen das System 
funktionstüchtig ist, werden als Klardauer (up 
time) bezeichnet. Entsprechend werden die 

~ u s f a ~ ~  

Reparatur 

funktionsfähiger a gestörter 
Zustand Zustand 

Zeitspannen [ti,G], in denen das System auf- ' Bild 2.6: Zustands-Übergangsdiagramm ' 





Alle Wertepaare (MUT,MDT) die zu 
einem Wert für A m  gehören liegen im 
MUT-MDT-Diagramm auf einer 
Geraden durch den Ursprung. Die Stei- 
gung der Geraden repräsentiert denver- 
fügbarkeitswert Am (siehe Bild 2.9). Bild 2.9: Mögliche Verfügbarkeitsrealisierungen 
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2.2 Anforderungen und 
Realisierungsprinzipien 

Die Verfügbarkeit kann demnach 
durch verschiedene MUT, MDT Kombi- 
nationen realisiert werden. N e  Werte- 
paare (MUT,MDT), die zu einem Wert 
für A m  gehören, können in einem MUT- 
MDT-Diagramm dargestellt werden. 
Dazu wird die Gleichung für A m  nach 
MUT aufgelöst. Es ergibt sich folgender 
linearer Zusammenhang: 

A m  

2.2.1 Anforderungen 

MUT 

: Verfügbarkeit 

MUT + MDT 

MDT 

Funhtionszustand 

Die Anforderungen an Qualität und Zuverlässigkeit von technischen Systemen aus 
den verschiedensten Bereichen (Luft- und Raumfahrt, Prozeßsteuerung, Online-Da- 
tenbanken, Telekommunikation) sind in den vergangenen Jahren immer größer ge- 
worden. Wie eingangs geschildert, sind die Zuverlässigkeitsanforderungen sehr stark 

. MDT 
p / i p -  

MUT= I 
/ 1 

I 1  
I 

1 - A m  gestört 

Anforderungen 
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vom betrachteten System und von der Benutzergruppe abhängig. Aus diesem Grund 
sollen typische Zuverlässigkeitsanfordemgen für eine spezielle Klasse von Systemen 
vorgestellt werden. Im folgenden werden digitale Vermittlungsanlagen in K o d -  
kationsnetzen betrachtet. Zuverlässigkeit ist ein wesentlicher Aspekt von Vermitt- 
lungssystemea Wir alle sind gewohnt, daß beispielsweise das Telefon uneinge- 
schränkt zur Verfügung steht. Hinter dieser Erfahrung stehen strenge Forderungen 
an die Verfügbarkeit von digitalen Vennittlungsanlagen im deutschen Netz. Derzeit 
wird für Ortsvermittlungsanlagen eine maximale mittlere Ausfallzeit von 2 Stunden 
pro Jahr und für Fernvermittlungsstellen eine maximale mittlere Ausfallzeit von 1 
Stunde pro Jahr gefordert l. Daraus ergeben sich die Verfügbarkeitswerte Am (Orts- 
vermittlung) = 0.999772 und Am (Femvemzittlung) = 0.999886. Mit den im Rahmen 
~ O ~ I S D N ~  angebotenenMehertdienstenwachsendie Zuverlässigkeitsanfordenin- 
gen an digitale Vermittlungsanlagen noch weiter an. So werden innerhalb von CEPT- 
und ~ ~ ~ - ~ r b e i t s ~ r u ~ ~ e n  maximale Ausfallzeiten von 3 Minuten pro Jahr disku- 
tiert. Dies entspricht einer Verfügbarkeit von Am = 0.999994. 

Auf dem 'International Switching Symposium' in Phoenix, Arizona wurde 1987 eine 
Prognose vorgestellt, die für die nächste Generationvon digitalen Vermittlungssyste- 
men sogar eine mittlere Ausfallzeit von 0.3 Minuten (18 Sekunden!) pro Jahr nennt4. 
Dies entspricht einer Verfügbarkeit von 

Am = 0.999999 

Daneben sollen Zuverlässigkeits-lVerläßlichkeitsanfordengen künftig immer 
detaillierter formuliert werden. In C C m  und CEPT Unterlagen zeichnen sich fol- 
gende Trends ab5: 

!,I" Neben Vorgaben für die mindestens zu erreichende §ystemve@gbarhzit A W 
I 

werden auch Maximalwerte für die mittlere AlGsfallzeit MDT und Minimalwerte 
für die mittleren ungestörte Funktionszeiten MUT angestrebt, 

Die Anforderungen werden nicht mehr nurglobalfür eine Vemzittlungsanlage 
formuliert, sondem aufgeschl~selt und abgestuft nach der Anzahl der von 
einem Ausfall betroffenen Benutzer beziehungsweise Beschaitungseinheiten spe- 
zifiiert. 

[I] siehe Blome 1985 

[2] ISDN = integrated services digital nehvork 
[3] siehe CCITT 1985 

[4] siehe Davis 1987 

W siehe CEPT 1986 
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kannte Störung in einen latenten Zustand übemcführen und damit das (gestör- 
te) System in einen fehlerfreien Zustand zu bringen. Grundsätzlich stehen zwei 
Verfahren zur Verfugung: 

- Fehierkompensation (error compensation): Bei der Fehlerkompematibn 
sollen die Auswirhgen eines fehlerhaften Zustandsübergangs ausgeglichen 
werden. Die Fehlerkompensation kann auf zwei Wegen erreicht werden: 
Fehlerkorrektur (error correction): Dabei wird ein fehlerhafter Zustand an- 
alysiert und der ermittelte Fehler komgiert. Beispiel für diese Art der Fehler- 
kompemation sind fehlerkorngierende Codes. 
Fehlermasla'erung Cfault masking): Fehlerhafe Ergebnisse von Kbmponen- 
ten werden im Vergleich zu mehrheitlich als korrekt akzeptierten Ergebnissen 
funktional äquivalenter Komponenten unterdpckt (maskiert). Beispieheise 
bmieren TMR-Systeme auf diesem Verjahren . 

I I 

Bild 2.1 1 : Fehlerbehandlung 

- Fehierbehebung (error recovery): Fehlerbehebungsmaflnahmen stellen im 
Fehlerfall (fehlerhafter Systemzustand) einen fehlerfreien Systemzustand 
wieder her. 
Der fehlerhafte Zustand kann durch einen in der Vergangenheit durchlaufe- 
nen fehlerfreien Zustand substituiert werden. Dieses Verfahren wird als Rück- 
wärts-Fehlerbehebung (backward error recovery) bezeichnet. 
Die zweite Möglichkeit besteht dann, durch spezielle Verfahren einen fehler- 

[I] TMR = triple modular redundancy, siehe hierzu auch Kapitel 11.1.1.1 

freien, vorher nicht durchlaufenen Fol- 
gezustand zu finden. Diese Methode 
wird als Vorwärts-Fehlerbehebung 
@ward error recovery) bezeichnet. 

Die Methoden der Fehlerbehandlung sind 
im Bild 2.11 im Überblick dargestellt. 

Rekonfiguration (reconfiguration): 
Nach der Fehlerbehebung kann die Be- 
handlung der eigentlichen Störung (fmlt 
treatment) in Angn'ffgenommen 
Das verwendete Verfahren ist die Rekonfi- 
guration. Die prinzipiellen Schritte sind 

- Die latent gestörte Komponente wird 
deaktiviert. Damit ist das Slystem im 
degradierten Betrieb. 

Maßnahmen zur Verbesserung der Zuverlässigkeit 

Fehlerkompensation: 

Fehlerkorrektur: 
fehlerhaftes Codewort 

redundante 
Information - 

cnm%Em 
korrigiertes Codewort 

Fshiermaskierung: 

Voter 
TMR-System 

Fehlerbehebung: C 
~ ~ $ $ ~ ~ ~ ~ u n g :  fehlerhafte Sy~temzustände 

fehlerfreie =: Wtemzustände 
vonvärts- 
Fehlerbehebung: fehlerhafte Systemzustinde 

fehlerfreie X Syslemzustände 



- - 

- - - - - - - - - - -- - - - --- - Die gestörte Komponente wird aus SYSTEM 1 WARTUNG 
L - - - - - - - - - - - - - - - - -. dem Systemverband ausgegliedert latent 

System (error passivahahon). 

- Eine Ersatzkomponente wird einge- 
gliedert. Das System ist wieder voll 
funkti0n.fähig. Umkonfiguration I 

Die Rekonfiguration ist im Bild 2.12 ver- 
anschaulicht. Um die Systemverfügbarkeit $;9k$~9 

tatsächlich zu erhöhen, müssen die im System 
selbst realisierten Fehlertoleranzverfahren 
durch geeignete Wartungsmaßnahmen 

Ein llederung ergänzt werden. Unter Wartung (maintenan- der%rsatz- 

ce) versteht man alie technischen oder admi- 
nistrativen Maßnahmen, die darauf zielen, ein 
System im funktionstüchtigem Zustand zu er- L--------L--------. 

halten oder es nach einem Ausfall wieder in- Bild 2.12: Rekonfiguration 

standzusetzen. Man unterscheidet dabei: 
Korrektive Wartungsmaßnahmen oder Instandsetzung (corrective maintenan- 
ce): Korrektive Wartungsmaßnahmen umfassen alle Aktivitäten, um ein System 
nach einem Ausfall wieder funktionsfähig zu machen. 

Präventive Wartungsmafinahmen breventive maintenance): Präventive War- 
tungsmaßnahmen werden nach festen Zeitintentallen oder gemäß festgelegten 

'\, 
I 

Kriterien ausgefichrt, um die Fehlerwahrscheinlichkeit zu senken oder einem 

i Leistungsabfall entgegenzuwirken. 
/ 

2.2.2.3 Redundanz 

Fehlertoleranz kann nur auf der Basis von Redundanz realisiert werden. Mit Re- 
dundanz wird jeder zusätzliche Aufwand bezeichnet, auf den in einem fehlerfreien 
System verzichtet werden könnte. Je nachdem welcher Systemaspekt betrachtet wird, 
unterscheidet man folgende Redundanzformen: 

Strukturelle Redundanz: Strukturelle Redundanz bezeichnet die Erweiterung 
der Systemstruktur (Architektur) um zusätzliche gleich- oder andemaitige Korn- 
ponenten. 

Funktionelle Redundanz: Funktionelle Redundanz bezeichnet Erweiterungen 
der Systemfunktionalitüt um zusätzliche Funktionen. 

Redundanz 
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VO-Baugruppen, Softwarekomponenten und gegebenenfalls weiteren Komponen- 
ten. 

2.3.1 .I Systemmodellierung schwache I 

schiedliche Ausfallraten gekennzeichnet I Modell des MO~UIS 

sind. Der Submodul S bezeichnet die Kom- Bild 2.13: Systemmodellierung 

ponenten mit der deutlich höheren Ausfall- 

Häufig besitzt eine dieser Komponenten 
eine deutlich größere Ausfallrate als die 
restlichen Komponenten. In einem Modell 
des Moduls (siehe Bild 2.13) bringt man dies 
durch Dekomposition in zwei Submoduln S 
und R zum Ausdruck, die durch unter- 

rate a. Die restlichen Komponenten werden mit einer niedrigeren Ausfallrate x~ 
durch den Submodul R modelliert. In diesem Beispiel werden für die Ausfallraten 

, I \ I 

gewählt: 

Eine erste Zuverlässigkeitsanalyse des 
Systems, bestehend aus einem Modul, 
ergibt eine Überlebenswahrscheinlich- 
keit, wie sie in Bild 2.14 als Funktion der 
Zeit aufgetragen ist. Unter der Annahme, 
daß die Zuverlässigkeit des Systems für 
die angestrebte Anwendung nicht aus- 
reicht, bieten sich prinzipiell zwei Mög- 
lichkeiten an, durch Redundanz die Sy- 
stemzuverlässigkeit zu erhöhen. 

Zum einen kann man Redundanz 
auf Modulebene einbringen und 
den gesamten Modul durch Reser- 
vemoduln ergänzen. Auf diese Re- 
servemoduln wird im Fehlegal1 
umgeschaltet. 

Modul: 

I Zuverlässigkeit 

Komponenten 

restliche 

L I 

Zum andern kann man die Bild 2.14: Bewertung des nichtredundanten 

'Schwachstelle' im Modul selbst Moduls 

Modul- und Submodulredundanz 
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durch Einführen von Redundanz auf Submodulebene beseitigen. Der Submo- 
du1 S kann beispielsweise in TMR-Technik ausgelegt werden. Eine Degradie- 
rung des TMR-Systems auf zwei Submodule soll erlaubt sein. Zusätzlich kt es 
möglich, noch weitere Reserve-Subrnoduln vorzusehen (Standby-Redundanz). 

) ~@A+.-&i zeigt ein fehlertolerantes Submodulsystem (TMR- 
System mit einer Reserveeinheit) und das zugehörige 

, 
Zustandsübergangsdiagramm. Für die Berechnung 
der Zuverlässigkeit des Gesamtsystems wird eine er- 

Bild 2.16: SystemmOdellierung im neuerungstheoretische Methode, die Methode des 
Markov-Modell 

"Bounded Set Approach" verwendet. 

Aufbauend auf den beiden Redundanzstrate- 
gien kann eine Vielzahl von Systemvarianten be- 
trachtet werden. Ausgehend vom nichtredun- 
danten Ausgangsmodul (Basissystem) sind alle 
redundanten Systemvarianten, die im folgenden 
vergleichend betrachtet werden, im Bild 2.15 in 

2.3.1.2 Ergebnisvergleich 

Redundanz 

nne 

D(or1lrnD mmI-[]l ma , 8 9 10 

Die Ergebnisse für die verschiedenen Systemvarianten sind in den Bildern 2.17 bis 
2.20 zusammengestellt. Der Vergleich der Resultate für die verschiedenen System- 
varianten zeigt überraschende Ergebnisse: 

Ergebnisvergleich 

einer Baumstruktur aufgetragen. Das jeweils Bild 2.15: Systemvarianten 

linke Nachfolgesystem geht aus dem aktuell be- 
trachteten System durch die Hinzunahme eines weiteren Moduls (Modulredundanz) 
hervor. Das rechte Nachfolgesystem wird durch Berücksichtigung der Submodulre- 

dundanztechnik aus dem aktuellen System abgeleitet. 
In allen Fällen, in denen ein Ausfall das Umschalten 
auf eine Ersatzkomponente bedingt, wird von einem 
Coverage-Faktor von 0.99 ausgegangen. Welche Rea- 
lisierung des Systems den gestellten Anforderungen 
ameffizientesten gerecht wird, muß eine Zuverlässig- 
keitsbewertung zeigen. Die Modellierung des fehler- 
toleranten Submodulsystems S kann beispielsweise 
im Markov Modell erfolgen. Degradierung kann 
dabei explizit berücksichtigt werden. Das Bild 2.16 \ 

TMR-System 
mit Reseweeinheit: 

Cj aktive 
Komponente 

Ressnre- 
einheit 

Zustandsübergangs- 
Diagramm: 
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Bild 2.17: Ergebnisvergleich Systeme Bild 2.1 8: Ergebnisvergleich Systeme (1) und 
(1)8(2)1(4) U. (7) (3) 

I I I 
Bild 2.19: Ergebnisvergleich Systeme Bild 2.20: Ergebnisvergleich Systeme (5), (8) 

(3), (5) und (6) und (9) 
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SpeichenellenmatrUc sei physikalisch in zwei gleichgroßen Speicherblöcken auf 
dem Chip realisiert1. Eine ebenfaIls auf dem Chip untergebrachte Adressierlo- 
gik ermöglicht durch Angabe entsprechender Zeilen- und Spdtenadressen den 
Zugrijcsauf die einzelnen Speichenellen. Ein Chip stellt insgesamt N Spei- 
chenellen zur VeIfugung. 

Eine Speicherseite besteht aus nchip speieher-chips2. Alle Chips einer Spei- 
cherseite nehmen unter dergleichen Adresse genau ein Bit eines Speicherwom 
auf. Man spricht in diesem Zu- 
sammenhang auch von der 
wordline, auf der die Bits eines 
Speicherwortes zu finden sind. 
Die Anzahl nchip der Chips einer 
Speicherseite bestimmt damit die 
Breite der abgespeicherten Infor- 
mation (Speicherwortlänge). 
Eine Speicherseite kann somit N 
Speicherworte aufnehmen. 

Ein Speicher-Array baut sich 
aus npage Speicherseiten auf. 

Die Gesamtspeicherkapazität 
eines speich;r-~rrays beträgt Bild 2.21 : Struktur des Speichersysterns 
demnach npage.N Speicherworte. 

Die Struktur dieses Speichersystems ist in Bild 2.21 dargestellt. 

2.3.2.2 Ausfallmodell 

Die im folgenden für einen Speicher-Chip betrachten Ausfälle, werden in einem 
sogenannten Ausfallmodell zusammengestellt. Jeder Ausfall kann durch den vom 
Ausfall betroffenen Chipbereich charakterisiert werden. Dementsprechend klassifi- 
ziert man die Ausfälle wie folgt: 

Zellausfall: Hier k t  nur eine einzige Speichenelle des gesamten Chips von dem 
Ausfall betroffen. Dieser Ausfallbereich wird im folgenden mit D~elle bezeichnet. 

Spaltenausfall: Beim Spaltenausfall ist der ZugnfSauf eine ganze Spalte von 
Speichenellen nicht mehr korrekt möglich. Dieser Ausfallbereich wird im fol- 
genden mit Dspalte bezeichnet. 

I11 Diese Aufteilung kann bei anderen Chips auch unterschiedlich sein. Üblich sind auch Aufteilun- 
gen auf vier Blöcke. 

[2] Diese Definition des Begriffs Speicherseite darf nicht mit dem in Kapitel 10 verwendeten Begriff 
Speicherseite verwechselt werden. 

CodegeschüMes Speichersystem 
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Zeilenausfll: Beim Zeilenausfall 
ist der Z U M  auf eine ganze Zeile 
von Chip-Speicherzellen nicht mehr 
korrekt möglich. Dieser Ausfalbe- 
reich wird im folgenden mit Dzeile 
bezeichnet. 

fimbinierte Zeilen- und Spalten- 
ausfälle: Bei dieser Klasse von Aus- 
fällen ist die in den Speicherzellen 
einer Zeile und einer Spalte abge- 
speicherte Information verloren. 
Dieser ~usfallbereich wird im fol- 
genden mit D ~ i e  -I- spalte bezeich- 
net. 

Au&älle, die eine Chiphälfe betref- 
fen: Die Speicherzellen einer der Bild 2.22: Chip-Ausfallklassen 
beiden Speicherblöcke des Chips 
können nicht mehr benutzt weiden. 
DieserAdallbereich wird im folgenden mit D~hi~halfte bezeichnet. 

Totalausfälle: Der Chip kt total ausgefallen. Keine Speicherzelle des Chips steht 
mehr zum Abspeichern von Informationen zur Verfugung. Dieser Awfallbe- 
reich wird im folgenden mit Dchip bezeichnet. 

Das Bild 2.22 zeigt eine Zusammensteliung der verschiedenen Ausfallklassen mit 
den entsprechenden Ausfdbereichen im Überblick. 

2.3.2.3 Redundanztechniken 

Chip-Ausfälle können toleriert werden, wenn die abzuspeichernde Information 
I 

f durch redundante Information ergänzt wird. Fehlerkorrigierende Codes werden zu 
diesem Zweck eingesetzt. Ausgehend von einem Datenwort, das die eigentliche In- 
formation enthält, wird durch ein mathematisches Verfahren redundante Zusatzin- 
formation erzeugt. Diese wird zusammen mit der eigentlichen Information im Code- 
wort zusammengefaßtl. Es gibt verschiedene Klassen fehlerkorrigierender Codes. Je 
nachdem wieviele Bit-Fehler eines Codeworts durch den Code korri&ert werden 
können, handelt es sich um: 

[I] siehe 2.B. Kapitel 11 
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Ein-Bit-Fehler-komgierende Codes: Ein ein-Bit-Fehler-komgierender Code 
liegt vor, falls alle ein-Bit-Fehler durch die Anwendung des Codes korrigiert 
werden können. 

Zwei-Bit-Fehler-kornrngierende Codes:'Zwei-Bit-Fehler-komgierende Codes sind 
in der Lage, ein-Bit- und zwei-Bit-Fehler zu komgieren. 

n-Bit-Fehler-komgierende Codes: n-Bit-Fehler-korrigierende Codes erlauben 
die Korrektur von bis zu n fehlerhaften Bits pro Codewort. 

Um die für Codierung not- 
wendige redundante Infor- 
mation abspeichern zu 
können, muß eine Spei- 
cherseite um eine entspre- 
chende Zahl von Chips er- 
weitert werden (siehe Bild 
2.23). Je umfangreicher die 
Korrektureigenschaft des 
Codes, desto umfangreicher 
wird der Anteil der redun- 
danten Zusatzinformation, 
um die die eigentliche Infor- 
mation im Codewort ergänzt 
werden muß. Eine Spei- Bild 2.23: StruMur des fehlertoleranten Speichers 

cherseite muß dazu um zusätzliche Chips erweitert werden. 

2.3.2.4 Zuverlässig keitsmodell 

Es erhebt sich nun die Frage, in welchem Umfang Fehler korrigierbar sein sollten, 
um den Zuverlässigkeitsanforderungen an das Speichersystem zu entsprechen. Diese 
Frage soll in einem Modellierungsprozeß durch eine Zuverlässigkeitsanalyse geklärt 
werden. Für die Berechnung der Zuverlässigkeitsfunktion (Überlebenswahrschein- 
lichkeit) eines code-geschützten Speichersystems werden im folgenden Modell be- 
rücksichtigt: 

Die verschiedenen Ausfallklassen (Zellausfall, ..., Totalausfall) 

und 
n-Bit-Fehler korrigierende Codes. 

Codegeschütztes Speichersystem 
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Die Zuverlässigkeitsfunktion wird schrittweise für das Speichersystem abgeleitet. 
Zuerst werden die Ausfallraten für einen Speicherchip definiert. Die Überlebens- 
wahrscheinlichkeit für eine Speicherseite Rpage(t) wird unter Berücksichtigung feh- 
lerkonigierender Codes angegeben. Im letzten Schritt wird dann die Zuverlässig- 
keitsfunktion Rarray(t) ermittelt. 

Speicherchip. Die Chip-Ausfallrate Agesamt kann bezüglich Ausfallklassen aufge- 
schlüsselt werden: 

Total 1 Dchip 1 
Agesamt = 2 Af. 

i=ai ie  (DEI 
xfgibt die ausfallklassenspezifiche Ausfallrate an. f kennzeichnet die Ausfall- 
klasse Cf E {Zelle, Spalte, Zeile, Zeile + Spalte, Chiphäwe, Total }) 

IDfJ gibt die Anzahl der vom Ausfall betroffenen Zellen im Ausfallbereich Df 
an. 

Speicherseite. Die Zuverlässigkeitsfunktion für eine aus nchip Chips bestehende 
redundant ausgelegte Speicherseite, die wegen der codiert abgelegten Information 
bis zu nFehler Fehler auf einer wordline tolerieren kann, ergibt sich zu 

Rpage(t) = Rn~hip,f~hip,n~ehler(t) 

mit 

Die Berechnung von Rn,f,v(t) erfolgt rehrsiv. 
n bezeichnet die Anzahl der im rekursiven Alpithmus noch zu berücksichtigen- 
den Chips, Der Startwert ist n = nChip 

v bezeichnet die Anzahl der im rekursiven Algorithmus noch tolerierbaren 
Fehler. Der Startwert W%. v = nFehler 

f bezeichnet eine Ausfallklasse. Begonnen wird mit f = Total. 

1 Df 1 bezeichnet die Anzahl von durch den Ausfall der Klasse f im Bereich Df 
störten Zellen. 

Ff(t) bezeichnet die Verteilungsfunktion für Ausfälle der Kimse 8 Ff(t) = - 
J'f(t) 
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Die Ausfallklassen f werden in einer durch die Teilmengenrelation ' C' auf den 
Ausfailbereichen Df de£inierten Ordnung in der oben angegebenen Berechnungsvor- 
schrift berücksichtigt: 

Dchip > ... 3 Df 3 Df-1 > ... > D~elle 

Der Berechnungsalgorithmus terminiert, wenn alle relevanten Ausfallklassen be- 
rücksichtigt sind. Dies wird formal ausgedrückt durch die Beziehung 

Rn,o,v(t) = 1 

Speicherarray. Für ein Speicherarray bestehend aus npage Speicherseiten ergibt 
sich damit eine Überlebenswahrscheinlichkeit von: 

Rkay(t)  = [Rpage(t)] ni'age 

2.3.2.5 Berechnungsbeispiel 

Obige Formel soll nun konkret ausgewertet werden. Als Beispiel wird ein 1 MBit 
Speicherchip betrachtet. Es soll überprüft werden, inwieweit das im letzten Abschnitt 
vorgestellte, sehr detaillierte Ausfallmodell Einfluß auf das Gesamtergebnis hat. 

Dazu werden zwei Sätze von Modellparametern betrachtet. Sie werden im folgen- 
den mit Modell X' und 'B' bezeichnet1. I 

Modell 'A': Im Modell 2' wird nur von einer einzigen Ausfallklmse ausgegan- i 

gen. Man betrachtet nur Zellausfälle. Mit einer Zellausfallrate von 
&Ue = 1.0.1 0-'/h ergibt sich als Gesamtausfallratej?ir den Chip 

3 Agesamt = 1.049.10- lh. 

Modell 'B': Im Modell 'B'werden die Aus- 
fdlraten nach verschiedenen Ausfallklas- 
Sen differenziert angegeben. Die einzelnen 
Ausfallraten für die verschiedenen Ausfall- 
klmsen f sind in Tabelle 2.1 zusammenge- 
stellt. Weder ergibt sich als Gesamtausfall- 
rate fiir den Chip kcsamt= 1.049.10-~/h. 

Die beiden Parametersätze beschreiben zwei 
verschiedene Ausfallmodelle für einen Chip mit 
der Gesamtfehlerrate kgesmt = 1.049.10-~/h. Tabelle 2.1: Ausfallraten für die 

Modellrechnung 

[I] Die mgrundegelegte Ausfallrate für eine einzelne Zelle ist zur Verdeutlichung der Auswirkun- 
gen sehr pessimistisch angenommen. Zeiiausfaüraten moderner Chips haben deutlich niedrigere 
Werte. Aktuelle Zahlenwerte sind jedoch schwer zu erhalten. Sie werden in Datenbüchem nor- 
malerweise nicht angegeben. 

Codegeschütztes Speichersystem 
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I 

L 
Bild 2.24: Überlebenswahrscheinlichkeit des Models 'A' 

J 

I J 
Bild 2.25: Uberlebenswahrscheinlichkeit des Models 'B' 
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Systemstruktur. Im folgenden soll ein Speichersystem diskutiert werden, bei dem 
ein Speicherarray aus vier Speicherseiten besteht. Für das nichtredundante System 
besteht eine Speicherseite aus acht Speicherchips. Im Fall des Einsatzes eines 1 Bit- 
fehlerkorrigierenden Codes erhöht sich die Anzahl der Chips pro Page auf 13. Kommt 
ein 2 Bit-fehlerkorrigierender Code zur Anwendung, besteht eine Speicherseite aus 
16 Chips. 

Für alle drei Systemvarianten sind die Überlebenswahrscheinlichkeiten als Funk- 
tion der Zeit für das Modeii 'A' in Bild 2.24 und für Modell 'B'in Bild 2.25 dargestellt. 
Die Kurve für das nichtredundante System ist trotz unterschiedlicher Maßstäbe na- 
türlich in für beide Modelle identisch. 

Die wesentlichen Ergebnisse sind: 
Fehlerkorn$erende Codes erhöhen, unabhängig vom gewählten Ausfalmodell, 
deutlich die Zuverlässigkeit von Speichersystemen. 

Der errechnete Zuverlässigkeitsgewinn ist stark von dem zugrundeliegendem 
Ausfallmodell abhängig. Bei gleicher Gesamtfehlerrate in beiden Modellen, 
führt die detailliertere Aufschlüsselung der Ausfallraten (Modell 'B') zu jedem 
Zeitpunkt zu deutlich niedrigeren überlebenswahrscheinlichkiten im Vergleich 
zum Resultat für Modell X'. Die undiferenzierte Betrachtungsweise des AusfQ11- 
modells 2' überschätzt deutlich die Zuverlässigkeit des Speichersystems. 

Dieses Beispiel macht die Gefährlichkeit von unreflektierter Zuverlässigkeitsmo- 
delliemng sehr deutlich. 
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3 Konzepte der Parallelverarbeitung 

3.1 Multitasking als Entwurfsmethode 

3.1.1 Meßwerterfassung als einfaches Beispiel 

3.1.1 .I Problemstellung 

Anhand eines übersimplifizierten Beispiels soLi in die Entwurfstechnik von Multi- 
prozessorsystemen eingeführt werden. Dabei muß hervorgehoben werden, daß der 
Ansatz nicht von der Hardwareseite, sondern von der Softwareseite, bzw. spezifischer 
von der Betrachtung der Aufgabenstellung erfolgt. Die Aufgaben des hier betrachte- 
ten Meßsystems lauten: 

Einlesen der Meflwerte 

Abspeichern der Daten 

Darstellung der Daten auf einem Bildschirm 

Mittelwertbildung nach je 10 Messungen 

Diese Folge von Aufgaben soll endlos ausgeführt werden, wobei die Aufgaben nur 
als "Platzhalter" dienen, hinter denen sich in "realen" Applikationen komplexe Teil- 
aufgaben verbergen können. Beispielsweise kann man sich hinter der Mittelwertbil- 
dung einen komplexen Auswerte- oder Verarbeitungsdgorithmus vorstellen. Ebenso 
könnte Darstellung auf dem Bildschirm synonym für die Bedienung einer komplexen 
Leitwarte sein. 

3.1.1.2 Sequentielle Problemlösung 

In Bild 3.1 ist eine übliche Lösung der Aufgabenstellung dargestellt. Die Darstel- 
lungsform ist eine Spezifikation des Systems, wobei als Ausdrucksmittel eine Pseudo- 

Meßwerterfassung als einfaches Beispiel 
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D0 FOREVER 
cleqbuffer; 
wunt : = 1; 
DO WHILE wunt C = 10 I* lesen *I 

wait-for-new-value; 
buffer : = buffer + new-va~ue; 
wunt := wunt + 1; 

END-WHILE; 
buffer : = bufferIl0; 
write-buffer-to-disk I* I* Mine'wert*l abspeichern *I 
dlsPla~-buffeoncRT; I* anzeigen *I 

END-DO. 

* unübersicMlich 

* fehleranfällig 

codedu~ste21ung gewählt ist. Die Darstellung 
beschreibt eine Endlosschleife, in der die 
Einzelaufgaben sequentiell aufgereiht sind. 
Wenngleich der Ablauf hier sehr Mar und 
übersichtlich ist, so ergeben sich doch in 
realen Aufgabenstellungen bei dieser Vorge- 
hensweise große Probleme. In realen Aufga- 
benstellungen muß nicht nur die Folge der 

Probleme bei realen Aufgabenstellungen: 

* Unhaltung von Zeitbedingungen erfordert 
Verschachtelung von EinzelaMionen 

geführt werden, daß keine Meßwerte verlo- 
ren gehen. Wegen solcher Forderungen 

Teilaufgaben vollständig bearbeitet werden. 
Bei Realtime-Systemen mul3 dies zusätzlich 
schritthaltend mit der externen Welt SO durch- 

müssen häufig Teilaufgaben in weitere Ein- 
Bild 3.1: Sequentielle Lösung der 

Meßaufgabe zelaktionen aufgebrochen werden, die dann 
ineinander verschachtelt ausgeführt werden. 

Dies führt sehr schnell zu unübersichtlichen und fehlerträchtigen Softwarestruktu- 
ren, die auch schwer wartbar oder erweiterbar sind. Dies gilt um so mehr, als mit den 
Erweiterungen auch das Zeitverhalten dieser Software verändert wird und so auch 
bei logisch korrektem Ablauf zu realem Fehlverhalten führen kann. Aus den envähn- 
ten Gründen heraus ist deshalb eine andere Vorgehensweise vorzuziehen. 

3.1.1.3 Multitasking Lösung 

Der Entwurfsansatz für diese Methode geht von einer Analyse der Aufgabenstel- 
lung(en) aus. Dabei werden die Aufgabenstellungen nach und nach in Meinere Teil- 
aufgaben zerlegt und deren Zusammenwirken präzisiert. Als Zerlegungskriterium 
kann die Intensität der Kommunikation und die stmkturelle Kiarheit dienen. Diese 
Zerlegung ist die Entwurfsgrundlage. Die oben spezifizierte Gesamtaufgabe kann 
beispielsweise so zerlegt werden, wie dies in Bild 3.2 dargestellt ist. Die Aufgaben- 
zerlegung führt zu drei kooperierenden Tasks, die konkum'erend oder nebenläufig ZU- 
einander ausführbar sind oder sein können. Diese drei Tasks arbeiten auf getrennten 
Datenpuffern, die synchron von Task zu Task weitergeschaltet werden. Während die 
TaskT1 in den Puffer P1 neue Daten einliest, kann die Task T2 die Baten des Puffers 
P3 darstellen. Task T3 kann parallel d a m  die Daten des Puffers B2 abspeichern. 

Multitasking Lösung 
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t 

* Zerlegung der Aufgabe (Job) 
in mehrere kooperierende Tasks, die 
konkurrierend (nebenläufig) ausführbar sind 

* hier: 3 Tasks 3 Puiier 

Task 1 (Tl) : lese 10 Messwerte und bllde Mlttelwerl 

Task 2 (TZ) : Darstellung des Mittelwerts auf CRT 

Task 3 (7'3) : Mittelwert auf Platte speichern 
I 

Bild 3.3: Zeitablauf bei gleicher 
Dauer der Einzeltask' 

Bild 3.3 zeigt schematisch diesen ver- 
schachtelten Zeitablauf, wobei angenom- 

I I 
Bild 3.2: Multitasking-Lösung der Zyklus die Gesamtaufgabe bearbeitet. Die 

Meßaufgabe 
Aufgabenzerlegung führt also nicht nur zu 

synchrone Fortschaltung 
der Puiier 

struktureller Klarheit und damit auch Überschaubarkeit jeder Teilaufgabe. Zusätz- 
lich erkennt man dadurch, ob die Gesarntaufgabe für den Einsatz eines Multiprozes- 
sorsystems geeignet ist und wie das Multiprozessorsystem strukturiert (organisiert) 
werden kann. Im obigen Beispiel kann die Gesamtaufgabe von einem Dreiprozessor- 
System bearbeitet werden. Es macht offensichtlich wenig Sinn, für diese Aufgabe ein 
Vierprozessorsystem einzusetzen, solange keine weitere Unterstrukturierung 
möglich ist. 

Diese Vorgehensweise sei jedoch auch dann empfohlen, wenn der Einsatz eines 
Multiprozessorsystems nicht beabsichtigt ist, da dies für eine vernünftige Software- 
entwicklung hilfreich ist. 

men ist, daß alle Tasks dieselbe Ausfüh- 
rungszeit für einen Zyklus haben. Dies kann 
immer durch Synchronisationstechniken in 
der Software erreicht werden. Läßt man 
jede Task von einem eigenen Prozessor be- 
arbeiten so wird während der Dauer eines 

3.1.2 Parallelisierbarkeit von Tasks 

Wie oben ausgeführt wurde, startet die Entwicklung eines Multiprozessorsystems 
und der darauf laufenden Anwendungssoftware mit der Analyse und Zerlegung der 
Gesarntaufgabe in möglicherweise parallel ablauffähige Tasks. Zwei Tasks einer Ge- 
samtaufgabe sind dann parallel ausführbar, wenn es nicht darauf ankommt, in welcher 
Reihenfolge diese Tasks ablaufen. Dies ist in Bild 3.4 dargestellt. Wenn die Vertau- 

- - -- 

Parallelisierbarkeit von Tasks 
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I nis ist, können diese zwei Tasks auch gleichzeitig (parallel) ausgeführt werden. Der 

f Programmfluß vergabelt sich (FORK). Die Tasks T1 und TZ werden parallel ausge- 
führt. Nach Abschluß beider Tasks müssen deren Ergebnisse wieder zusamrnenge- 

wenn... $=$ 
T3  T  3  

dann ... ,+-T 

führt werden (JOIN). Danach kann die Weiterverarbeitung (hier Task T3) erfolgen. 
Die parallele Ausführung beider Tasks kann echt zeitgleich erfolgen, wenn der aus- 

lk : Menge der Ungangsgröcsen von Task Tk 

Ok : Menge der Aucgangsgröscen von TaskTk 

Zwei Tasks Tk und T] sind parallel ausführbar, 
wenn gilt (notwendige BBdingung) 

l k  n O j  - d 
I, n O k  = 6 
0,- 0, - 6 

d : leere Menge ; I( < > j 

Bild 3.5: Parallelisierbarkeitskriterien 

führende Rechner ein Multiprozessor ist, oder quasigleichzeitig, wem der ausführen- 

Bild 3.4: Parallelisierbarkeit der 
Tasks T1 und T2 

de Rechner ein Einprozessorsystem ist, der von einem Multitasla'ng-Betriebssystem ge- 
steuert wird. In beiden Fällen darf der Start der Task T3 erst erfolgen, wenn die Tasks 
T1 und T2 fertig sind (Synchronisation). 

I 
/i 3.1.2.1 Parallelisierbarkeitsbedingungen 
/ 

Die obigen anschaulichen Betrachtungen lassen sich formalisieren. In Bild 3.5 ist 
dies in Form von Mengenrelationen dargestellt. Eine Task ist dabei charakterisiert 
durch die Menge ihrer Eingangsvariablen und der Menge ihrer Ausgangsvariablen. 
Wenn die Schnittmenge der Menge der Eingangsvariablen der einen Task und die 
Schnittmenge der Menge der Ausgangsvariablen der anderen Task leer ist und die 
Schnittmenge der Mengen der Ausgangsvariablen beider Tasks ebenfalls leer ist, sind 
beide Tasks gegenseitig datenunabhängig. Dies ist eine notwendige Bedingung für die 
Parallelisierbarkeit der beidenTash. Mit Hilfe dieser Parallelisierbarkeitsbedin&ung 
k m  ermittelt werden, ob und welche Teilaufgaben eines Gesamtproblems parallel 
ausführbar sind und wo Synchronisationsgunkte für Tasks vorzusehen sind. ~usatzlid 
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I I 

8 1 1;3 1 5  

Tabelle 3.1 

Task # 

kann durch eine solche Analyse die maximale 
Parallelität eines Problems ermittelt werden. 

Eingangs- 
variable x 

3.1.2.2 Beispiel einer Parallelisierbar- 
keitsanalyse 

I 

Ausgangs- 
variable x 

1 Zur Illustration und Vertiefung der obigen 
, Anmerkungen zur Parallelisierbarkeit sei ein 1 

übersimplifiziertes Beispiel betrachtet. In Bild 
Bild 3.6: Sequentielle 

Aufgabenbeschreibung 3.6 ist eine Aufgabe in acht Tasks T1 bis T8 
zerlegt und deren Reihenfolge für die Gewin- 

nung eines korrekten Ergebnisses vorgegeben. Die Datenschnittstelle könnte man 
sich 2.B. als einfache arithmetische Ausdrücke vorstellen. Beispielsweise hat die Task 
T1 die Menge der Eingangsvariablen Ii={xi,x2) und die Menge der Aus- 
gangsvariablen 01 = (x3). Für die folgende Analyse ist die eigentliche Aufgabe einer 
Task belanglos. Insbesondere verbirgt sich hinter dem hier betrachteten Beispiel 
keine wirklich sinnvolle Aufgabenstellung. In Tabelle 3.1 sind die Mengen der Ein- 
/Ausgangsvariablen aller Tasks dargestellt. 

Die Anwendung der Parallelisierbarkeitsknterien ist für einige Taskpaare in Bild 
3.7 dargestellt. Danach erfüllen beispielsweise die Task-Paare (Tl,T2), (T6,V) und 
(Tl,T6) das Parallelisierbarkeitskriterium. Trotzdem ist beispielsweise der Schluß, 
daJ3 die Tasks T1 und T6 vertauschbar (parallelisierbar) sind, falsch. Die Begründung 
ist in Bild 3.7 ebenfalls dargestellt. Weil offensichtlich die TaskT4 weder mit der Task 
T1 noch mit der Task T6 vertauschbar ist, muß eine indirekte, durch Task T4 verur- 
sachte Reihenfolgeabhängigkeit zwischen Task T1 und Task T6 vorliegen. 

Parallelisierbarkeit von Tasks 



'1 8% Os = @ 
l6 n o1 = ($ Tl ; T6 parallel ausfuhrbar 

o1 n Os = Qi 
Falsch 
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weil 

l1 n O2 = QI 
l2 n O1 = QI Tl ; T2 parallel aucfihrbar 

0, n O2 = QI 

' s n 4  = P I  
L7 n O6 = Qi T6; T7 parallel ausführbar 

O6 n O7 = $ 

'1 n o4 = QI 
I4 n O 1  + $  T, ; T4 nicht vertauschbar 
O 1 n O 4  = Q I  

Da die Suche nach vertauschbaren 
Taskpaaren offensichtlich keine 
direkt verwertbaren Aussagen liefert, 
ist es erforderlich, nach allen nicht 
vertauschbaren Taskpaaren zu 
suchen. Für das hier betrachtete Bei- 
spiel ergeben sich die in Bild 3.8 dar- 
gestellten nicht vertauschbaren (nicht 
parallelisierbaren) Taskpaare. Für 
jedes dieser Taskpaare ist zu untersu- 
chen und festzulegen, in welcher Rei- 
henfolge (Prüzedenz) es ausgeführt 
werden muß, damit ein korrektes Ge- 
samtresultat entsteht. In diesem Bei- 
spiel schreibt dies die Ein- 
gangsspezi£ikation vor (Bild 3.6). 

solcher Redundanzen ergibt sich der I J 
Bild 3.8: Menge aller nicht vertauschbaren in Bild 3.10 dargestellte Präzedenz- Taskpaare 

P' 

Präzedenzgraph 

und 
14 n O6 = Qi 
I6 n O4 + QI T ~ ;  nichtvertauschbar 

O4 n '6 * gf 

3.1.2.3 Präzedenzgraph 

Für alle nicht vertauschbaren 
(nicht parallelisierbaren) Taskpaare 
muß aus der Aufgabenstellung eine 

Bild 3.7: Parallelisierbarkeitsanalyse ' Ausführungsreihenfolge abgeleitet 
und festgelegt werden. Für das hier 

betrachtete Beispiel sind diese Präzedenzen (Vorgänger-/Nachfolger-Beziehungen) in 
Biid 3.9 dargestellt. Zwischen den Knoten (Kreise) des Graphen sind gerichtete 

/ 

Kanten angezeichnet. Die Pfeilspitze zeigt auf den Nachfolger, das Pfeilende auf den 
Vorgänger. Beispielsweise ist Task T3 Nachfolger der Task T1 oder die Tasks T1 und 
T2 sind Vorgänger der Task T4. Die - 
so ermittelte erste Form eines Präze- 
denzgraphen enthält häufig redun- 
dante Präzedenzen. Beispielsweise ist 
die Präzedenz T1 -, T8 automatisch 
durch die Präzedenzen T1 + T3 und 
T3 + T8 erfüllt. Durch Elimination 

(1 ;3 )  (1 ;4)  (1 ;5 )  ( 1 ; 8 )  

(2 ;3)  (2 ;4)  ( 2 ; ~ )  (2 ;7)  

( 3 ; 7 ) ( 3 ; 8 

(4 ;7)  ( 4 ; ~ )  

(5 ;7 )  

( 6  ; 8 )  
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I I 
Bild 3.9: redundanter Präzedenzgraph 

I I 
Bild 3.10: redundanzfreier Präzedenzgraph 

graph. Wie zu erkennen ist, sind die Tasks T3, T4 und T5 Nachfolger der Tasks T1 
und T2 und in der Reihenfolge vertauschbar bzw. parallel (gleichzeitig) ausführbar. 
Der Graph zeigt also, daß das untersuchte Problem eine maximale Parallelitdt von 
drei hat. Offensichtlich macht es keinen Sinn, diese Aufgabe auf einem Multiprozes- 
sor mit mehr als drei Prozessoren laufen zu lassen1. 

3.1.2.4 Scheduling 

Nach der Ermittlung der Parallelisierbarkeit einer Aufgabe ist zu untersuchen, wie 
und auf wieviele Prozessoren die Teilaufgaben zu verteilen sind. Sind die Rechenzei- 
ten der einzelnen Tasks bekannt oder abschätzbar, wie dies bei Realtime-Anwendun- 
gen in der Regel der Fall ist, kann eine Zuordnung zwischen Prozessoren und Prozes- 
sen (Tasks) erfolgen. Eine solche Zuordnung ist in Bild 3.11 dargestellt. Dabei ist an- 
genommen, daß jede Task unseres Beispiels dieselbe Bearbeitungszeit hat. 

Bild 3.11 legt fest wann und auf welchem Prozessor eine bestimmte Task ausge- 
führt werden soll. Beim Einsatz von drei Prozessoren kann die maximale Parallelität 
des Problems ausgenützt werden. Aufgrund der gegenseitigen Abhängigkeiten der 
einzelnen Tasks kann aber die verfügbare Rechenleistung nicht ständig genutzt 
werden2. Die Gesamtdauer der Aufgabenbearbeitung (Länge des Schedules) beträgt 
in diesem Fall die vierfache Ausfühmngszeit einer einzelnen Task. 

[I] falls dies die alleinige Aufgabe für den Multiprozessor wäre 

[2] es sei denn, es wären andere, zusätzliche Aufgaben zu bearbeiten 

Parallelisierbarkeit von Tasks 
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I L Prozessormuitipiexen I 

formal untersucht werden kann. 
Ein solches Hilfsmittel sind die Pe- 
trinetze, die im nachfolgenden Ab- 
schnitt informell und knapp erläu- 
tert sind. 

3.2.2 Petrinetze I Synchronisation und Kommunikation I 

Task (oder Prozess) 

meinander unabhängige Programme oder Programmteile 
mit der Möglichkeit (quasi)gielchzeitig abzulaufen 

echte Gleichzeitigkeit: Multiprozessorsystem 
Quasi-Gleichzeitigkeit: Elnprozessorsystem 

zeigt entweder von einer Stelle auf i3ild 3.12: Soflwarezerlegung in kooperierende Tasks I 

eine Transition oder von einer 
Transition auf eine Stelle. Eine Stelle kann man sich als eine Startbedingung für eine 

Ein Petrinetz besteht aus 
Stellen, gerichteten Kanten, Transi- 
tionen und Markienngen (siehe 
Bild 3.13). Eine gerichtete Kante 

nachfolgende Aktivität einer (oder mehrerer) Task(s) vorstellen, die nach Erfüllung 
aller Startbedingungen ablaufen kann, falls auch die Nachfolgebedingungen erfüllt 
sind1. Die Aktivität der Tasklaufe als Ganzes ab. Siegehtvon einem Ausgangsmstand 

BEREm 

in einen Folgezustand über (Transition). Eine Stelle, von der eine gerichtete Kante 
weg zeigt, entspricht einer Start- oder Zündbedingung der Transition. Sie ist erfüllt, 
wenn alle Eingangsstellen einer Transition markiert sind (siehe Bild 3.13). Eine Stelle, 
auf die eine gerichtete Kante zeigt, entspricht einer Folgebedingung. Sie ist erfüllt, 
wenn alle Folgestellen einer Transition nicht markiert sind2. Eine Transition kann 
zünden, wenn alle ihre Eingangsstellen markiert sind und alle ihre Ausgangsstellen 
nicht markiert sind. In der Petrinetzdarstellung werden durch die Zündung der Tran- 
sition alle Eingangsmarkierungen entfernt und alle Ausgangsstellen markiert (siehe 
Bild 3.13 und Bild 3.14). 

-- 

[I] Beispiel: Eine Task verarbeite Eingangsdaten und schreibe sie nach Bearbeitung in einen Daten- 
puffer. Die Task kann dann aktiv werden, wenn neue Eingangsdaten vorliegen und Platz im 
Puffer zur Ergebnisausgabe ist. Die Verfügbarkeit neuer Eingangsdaten ist hier die Startbedin- 
gung, der freie Speicherplatz ist die Folgebedingung, 

[2] Hierbei wird vorausgesetzt, daß die Kapazität der Folgestellen "1" ist, d.h. es kann sich maximal 
eine Marke in dieser Stelle befinden. Man kann auch Petrinetze mit Steilen konstruieren, deren 
Kapazität größer als "1" ist. Dann kann eine Zündung erfolgen, wenn durch die zusätzliche 
Marke die Kapazität der Steile nicht überschritten wird (Bedingungs-Ereignis-Netze oder 
Stellen-Transitionen-Netze). 

Petrinetze 
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Petrinetz : STELLEN , TRANSITIONEN , 
MARKIERUNG 

GERICHTETE KANTEN 
(Stelle -7 Transition , 

nste"e Transition -r Stelle ) 

-Stelle 

markierte Stelle 

vorher A-. Transition - freie Stelle 

Zündung, da Eingangsstelle(n) alle markiert 
und (alle) Ausgangsmarkierungen frei sind. - freie Stelle 

nachher Transition 

&- markierte Stelle 

Bild 3.1 3: Erläuterung von Petrinetzen 

Eine Transition, deren Zündbedingun- 
/ gen erfüllt sind, kann, muD aber nicht 

zünden, falls dies für mehrere Transitionen 

Zündung, da alle Elngangs- 
stellen markiert und alle Aus- 
gangstellen frei sind 

nachher 

1, 2Etz;,gykE;2 1 
Bild 3.14: Beispiele für Zündbedingungen 

zutrifft. In einem Einprozessorsystem kann 
immer nur eine Task zu einer Zeit von der CPU bearbeitet werden. Dies kann bei 

'i 
Petrinetzen dadurch modelliert werden, daß immer nur eine Transition zündet. In 
symmetrischen Multiprozessoren können mehrere Tasks simultan bearbeitet werden. 
Falls dieses Multiprozessorsystem aus n Prozessoren besteht, kann dies bei der Petri- 
netzmodellierung dadurch berücksichtigt werden, daß bis zu n Transitionen gleich- 
zeitig zünden düden. 

3.2.2.1 Ein Petrinetzbeispiel 

Das weiter oben auf Parallelisierbarkeit untersuchte Beispiel ist in Bild 3.15 als Pe- 
trinetz dargestellt. Durch Markieren der Stelle Start kann die oberste Transition 
zünden. Als Folge davon werden die Eingangsstellen derTransitionenT1 und TZ mar- 
kiert. Diese beiden Transitionen modellieren die Tasks T1 und T2 des obigen Bei- 
spiels. Soll dieses Petrinetz einen Einprozessor modellieren, so kann eine der beiden 
Transitionen zünden. Falls die Transition T1 zündet, werden deren Ausgangsstekn 

- 
Ein ~etrinetzbeispiel 
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markiert und ihre Eingangssteile leer. Dadurch entsteht jetzt eine neue Markierung 
des Petrinetzes: 

die ELngangssteIle der Transition 72 ist markiert 

[I] vorausgesetzt, das Petrinetz ist richtig konstruiert 

jeweils eine der beiden Eingangsstellen &der Transitionen T3, T4 und T5 ist mar- 
kiert 

[2] dabei kann es vorkommen, daß die Zündbedingung für die letzte Transition nie erfüllt wird. Dies 
bedeutet, daß das Multitasking-Programm nicht terminiert oder nicht terminieren kann. Es ist 
auch möglich, daß eine Netzmarkierung entsteht, mit der keine Transition mehr zünden kann 
(tote Transitionen). Das Multitasking-Programm hat dann einen DEADLOCK, d. h. es kann 
weder weiterarbeiten noch terminieren. Ob dieser Zustand in Realität tatsächlich erreicht wird, 
hängt häufig von Zufäiligkeiten ab. Die Petrinetzanalyse kann nur zeigen, daß es vorkommen 
kann (siehe hierzu auch Abschnitt 12.2.3.3). 

Als Folge davon kann nur die 
Transition T2 zünden. Ihre Ein- 
gangsstelle wird dadurch leer und die 
Eingangsstellen der Transitionen T3, 
T4 und T5 werden markiert. Für die 
nächste Netzaktivität kann anschlie- 
ßend eine dieser drei Transitionen 
zünden. Dies geht so weiter, bis die 
Eingangsstellen der untersten Transi- 
tion in Bild 3.15 markiert sind und das 
Multitasking-Programm tenniniert. 

Wie diese kurze Betrachtung deut- 
lich macht, sind durch Anwendung 
der obigen Zündregel alle möglichen 
Zeitbezüge der Tasks dadurch ermit- 
telbar, daß die  erlaubten Zündrei- 
henfolgen durchgespielt werden. Die 
so ermittelten Ausführungspfade 
können in Wirklichkeit tatsächlich 

Petrinetze 

' 

START 

T5 

Bild 3.15: Petrineiz zu Abschnitt 3.1.2.3 
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4 Leistungsabschätzung 

4.1 Einführung 

4.1 .I Aufgabenstellung 

Die Messung, Modellierung und Bewertung von Rechnersystemen ist eine eigene 
Fachdisziplin der Informatik bzw. Nachrichtentechnik. Ihre Aufgabe ist es, Aussagen 
über die Leistungsfähigkeit von Rechnersystemen zu machen. Mit solchen Aussagen 
lassen sich alternative Systemstrukturen und Rechnerarchitekturen bewerten, bevor 
die eigentliche Implementierung beginnt. Zur Gewinnung solcher Aussagen ist die 
Entwicklung von Struktur- und Verhaltensmodellen des künftigen Systems und der 
Applikationen erforderlich. 

4.1.2 Methoden 

4.1.2.1 Verkehrstheorie 

Die Verkehrstheorie ist eine Disziplin der Nachrichtentechnik, mit der unter An- 
wendung statistischer Methoden ursprünglich Fernmeldenetze untersucht wurden. 
Heute werden die mathematischen Methoden der Verkehrstheorie auch zur Model- 
lierung und Analyse von Rechnersystemen oder auch einzelnen Rechnern herange- 
zogen. Dabei können Aussagen über Warte- und Bedienzeiten, oder Auftragsverlust- 
wahrscheinlichkeiten, Kollisionen und auch über Lastgrenzen getroffen werden. 
Häufig können solche Ergebnisse nur durch Simulationsverfahren mit Hilfe von 
Rechnern und nicht mehr analytisch ermittelt werden. 

Aufgabenstellung 
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4.1.2.2 Messungen 

Verkehrstheoretische Analysen erfordern Kenntnis der Benutzungsstatistik. Dar- 
unter wird die Reihenfolge, zeitliche Verteilung und Art der Aufträge verstanden. 
Über diese Eingangsdaten kann man natürlich plausible Annahmen treffen. Besser 
wäre es natürlich, wenn aus Messungen abgeleitete Eingangsdatenvorlägen. Deshalb 
wird mit Hilfe von Hardware-Monitoren diese Statistik an existierenden Systemen ge- 
messen. Hierunter kann auch eine Engpaßanalyse im Einsatz befindlicher Systeme 
fallen. Beispielsweise könnte der Zu@ auf Plattenlaufwerke in Timesharing-Syste- 
men ein Engpaß sein, wenn zuviele Benutzer gleichzeitig zugreifen wollen. 

4.1.2.3 Modellbildung 

Die Leistungsbewertung komplexer Systeme wie z. B. Computersysteme kann 
nicht auf der Ebene von Transistoren oder Gattern unmittelbar aufsetzen. Vielmehr 
ist es erforderlich, die Realität so zu abstrahieren, daß unnötige Details vernachläs- 
sigt werden können, der wesentliche Aussagegehalt des Funktionsmodells aber mit I der Realität hinreichend genau iibereinstimmt. Dabei ist es durchaus zweckmäßig 
mit einer relativ groben Modellierung bzw. starken Abstrahierung zu beginnen. Erst 
wenn damit ein gewisses Verständnis des Verhaltens eines Rechnersysterns gewon- 
nen wurde, kann die Modellbildung schrittweise verfeinert werden. 

i 
4.2 Leistungsanalyse eng gekoppelter 

Multiprozessorsysteme 

In diesem Abschnitt soll exemplarisch eine vereinfachte Leistungsanalyse eng ge- 
koppelter Multiprozessorsysteme durchgeführt werden. Dabei wird eine vereinfach- 
te Methode angewandt, die ohne mathematischen Bailast auskommt und trotzdem 
zu verwertbaren Erkenntnissen führt. Später werden aus den gewonnenen Erkennt- 
nissen Folgerungen für die Organisation und Implementierung eng gekoppelter Md- 
tiprozessorsysteme gezogen. 
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4.2.1 Modellbildung 

4.2.1 .I Organisation 

Der Multiprozessor bestehe aus I Prozessoren Soelcher 

einem globalen Bus, an dem n gleichar- 
tige Prozessoren angeschlossen sind, 
die Zugriff zu einem oder mehreren 
Speichermodulen (Slaves) haben (Bild Bild 4.1 : Multiprozessororganisation 

4.1). Programme und Daten der Prozessoren seien in diesen Speichermodulen abge- 
legt. 

Jeder Prozessor führt ein Programm aus. Dazu muß er Befehle aus dem Speicher 
holen, dekodieren, evtl. Operanden holen oder speichern und den Befehl ausführen. 
Während des Ablaufs eines jeden Befehls gibt es also Zeitabschnitte, während der 
der Prozessor den gemeinsamen Bus belegt und solche, während deren er den Bus 
nicht belegt, sondern ohne externen Busverkehr autonom arbeitet. Während der Bus- 
belegungszeit überträgt der Prozessor 

beiten. 

und ggf' Operanden' Er ist 
damit im Sinne nicht pro- 
duktiv. Diese Zeit heiße IDLE-Time I. 
Die Zeit zwischen den Busbelegungen 
ist die im eigentlichen Sinne produktive 
Zeit. Diese Zeit heiße die EXECUTE- 
Time E. Da die Ausführung von Pro- 
grammen aus der (sequentiellen) Abar- 
beitung von Instruktionen besteht, 

Modellbildung 

Jedes Programm sei zerlegbar in 
unabhängige Teilprogramrne, wobei alle 
filprogramme lang 

*Ausiiihrungszeit E 

* Bus-Ubertragungszeit I 

AJdivitätsprofil eines Prozessors 

Bus frei 

Bus belegt 
-t + E ---+-I+ 

IDLE- und EXECUTE- Bild 4.2: Aktiviiiitsprofil eines Pro~f.?SSorS 
Zeiten einander ab. Jeder Prozessor 
solle zum Zwecke der Abstraktion des realen Verhaltens in dieser Weise beschrie- 
ben sein (Aktivitätsprofil, siehe Bild 4.2) und ein zylclisch endloses Programm bear- 
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4.2.1.3 Einzelprozessorsystem 

Entsprechend der Definitionen des vorstehenden Abschnitts benötigt der Prozes- 
sor zur Bearbeitung seines Programms ein Vielfaches der EXECUTE-Time und das- 

selbe Vielfache der IDLE-Time. Seine relativeLei- 
stung beträgt also P = E/(E + I) (siehe Bild 4.2). 
Wächst die Zeit, die der Prozessor zur Übertra- 
gung von Befehlen und Operanden braucht, so 
sinkt seine relative Leistung. Im Idealfall könnte 
seine relative Leistung "1" sein, falls die Übertra- 

EI1 = 2 gungszeit I verschwindet. 

4.2.1.4 Multiprozessorsystem 

Bei einem Mehrprozessorsystem bearbeiten mehrere Prozessoren gleichzeitig ein 
eigenständiges Programm. Das 
Verhalten eines jeden Prozessors 
i kann im Rahmen dieser Analyse 
durch seine EXECUTE-Time Ei 
und seine IDLE-Time Ii beschrie- 
ben werden. Im Rahmen dieser 
Analyse sollen die Prozessoren 
zeitlich so synchronisiert sein, daß 
sie zeitlich versetzt ihre E-Phase 
durchlaufen (Bild 4.3). Wie in 
Bild 4.3 für das Zahlenverhaltnis 
E/I = 2 dargestellt, kann während 
der E-Phase des einen Prozessors 
der jeweils andere seine I-Phase 
(Busübertragung) durchlaufen, 
die (relative) Gesamtleistung des 
Doppelprozessors beträgt 
deshalb das Doppelte der relati- 
ven Leistung eines Einzelprozes- 
sors: 

P2 = 2E/ (E+I) 

Gesarntielstung 

I I 
Bild 4.4: Aktivitätsprofil bei mehreren Prozessoren 

Multiprozessorsystem 
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Insgesamt ergibt sich aus den bisherigen Betrachtungen eine einfache Abschat- 
mgsformel für die erzielbare Rechnerleistung und die Ausbaugrenze. 

E 
; n  G a t  

Pn = (Prozessorleistung, speed up) 
E 

11 ; n  2 Gat  

Dies ist als Speed-Up-Diagramm in Bild 4.5 für das Zahlenverhältnis EI1 =5 dar- 
gesteilt. Bis zu einer Ausbaugrenze von 6 Prozessoren wächst die Gesamtleistung des 
Multiprozessors. Oberhalb von 6 Prozessoren ergibt sich kein weiterer Leistungsge- 
winn. 

4.2.2 Analyse eines 68000-Multiprozessorsystems 

1 In diesem Abschnitt soll ein Multiprozessorsystern mit Hilfe der vorstehenden 

4 Methode untersucht werden. Das Multiprozessorsystern sei eng gekoppelt und erfülle 

I , die Organisationsvoraussetzungen 

buch entnommen werden und so eine Abschätzung ohne weitere Detailkenntnis des 
Multiprozessors durchgeführt werden. 

t n  

Prozessorrahl 

4.2.2.2 Eigenschaften des 68000-Prozessors 

der vorgestellten Methode. Um keine 
weiteren Annahmen über die Anwen- 
dungssoftware treffen zu müssen, 
wird als Aus£iihrungsmodell zugrun- 
degelegt, daß jedes Teilprogramm 
selbst nur aus einem Maschinenbe- 
fehl bestehen soll. Mit dem Analyse- 
Parameter E werde die Befehls-Aus- 

Hier seien nur die für die beabsichtigte Analyse erforderlichen Merkmale zuSam- 
mengefaßt: 

Bild 4.5: Speed-Up-Diagramm für EI1 =5 führungszeit und mit dem Analysepa- 
rarneter I die Bus-Transferzeit bestehend aus Befehls-Fetch und dem Operandentrans- 
fer assoziiert. Diese Parameter können für jeden Befehl aus dem ~rozessor-Hand- 

Eigenschaften des 68000-Prozessors 
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4.2.2.3 Minimale Befehlslänge 

Ein Bus-Transfer des 68000 
benötigt minimal 8 Taktphasen 
oder 4 Taktperioden (Bild 4.6). 
Dabei wird ein Wort (16 Bit) 
übertragen. Der Prozessor 
kann während der Ausführung 

Die minimale Befehlslänge ist ein Wort (16 Bit). Als Beispiel sei der Befehl 
M0VE.L Al,D7 

DTACK erwartet Daten übernommen 
so sl s2 s3 ac5 s6& SD 

Takt 

Al..A23 I I I 
1 1 1 1 i i i 1  

W W i I U j I i  
Z,LX,UE j 9 1 , I , I I , - 

DTAcK i i , 

herangezogen (Bild 4.7). Dieser Befehl überträgt ein Langwort (32-Bit) zwischen 
zwei Registern innerhalb des Prozessors. Es sind also keine Operandentransfers au- 

eines Befehls bereits zeitlich - Bild 4.6: Lese-/Schreib-Ablauf des 68000 
überlappend den Folgebefehl 
aus dem Speicher lesen und dekodieren (prefetch, 2-stdige Pipeline). Der 68000 hat 
ein variables Befehlsformat, d.h. seine Befehle haben unterschiedliche Länge und be- 
nötigen zur Ausführung unterschiedlich lange Zeiten. 

ßerhalb des Prozessors notwendig. Zur Aus£iihrung des internen Registertransfers 
benötigt der Prozessor vier Taktperioden. Deshalb gilt für Programme, die nur solche 
Befehle enthalten: 

E = 4 ; 1 = 4  

Daraus ergibt sich direkt 
nsat = 2 

d.h., daß der betrachtete eng gekoppelte Multiprozessor bereits mit zwei 68000 
Mikroprozessoren seinen Vollausbau erreicht hätte, wenn er ein solches Programm 
bearbeiten würde. Die Situation ist noch dramatischer, wenn die Pipelinestruktur be- 
rücksichtigt wird. In diesem Fall wird der 68000 während der Ausführung des aktuel- 
len Befehls bereits den Folgebefehl aus dem Speicher holen. Da Befehls-Fetch und 
Befehls-Ausführung gleich lange dauern, wird lückenlos (ohne Pause) der Bus belegt. 
Anders ausgedrückt bedeuted dies, daß die effektive Befehlsausführungszeit "0" ist (E 
= 0). Daraus folgt, daß nsat = 1 ist, d.h. der Begriff Multiprozessor ist nicht mehr 
angebracht, da bereits ein Prozessor die Ausbaugrenze darsteilt. 

Analyse eines 68000-~ltiprr~zessors~stems 
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4.2.2.4 Maximale Befehlslänge 

Als Beispiel eines maximal langen Befehls sei der Befehl 
DIVS.L C Absolutadresse > ,D7 

I untersucht (siehe auch Bild 4.7). 
Variable Befehlslänge: 

minimum: 1 Wort = 16 Bit = 1 Bus-Transfer 

z. B. M0VE.L Al , D7 
Befehl lesen : 1 Bus-Transfer = 4 Takte 
Befehl ausfuhren: 4 TaMe 

isolierter Befehl : E = 4 ; 1 = 4 ; "F 2 
Pipelining: Eeff = 0 ; 1 = 4 ; n = 1 sat 

maximurn: D1VS.L cabsol. Adresse> , D7 
3-Wort-Befehl + 2 Wort Datenzugriff 
( 5 Buszyklen = 20 TaMe) 
Gesarntausführungszeit: 158 + 16 = 174TaMe 
Busübertragungszeit: I = 20 Takte 
netto-Ausführungszeit : E = 174 -20 = 154 Takte 

nsaF 8.7 

typischer Befehlsmix: E + I = 40 TaMe 
I = 3 Buszyklen = 12 TaMe 
"sat= 3.3 

Bild 4.7: mininal und maximal lange 68000-Befehle 

Dieser Befehl teilt den Inhalt des 
Registers D7 durch den Wert (Lang- 
Wort, 32 Bit), der  bei Spei- 
cheradresse < Absolutadresse > 
steht und speichert das Ergebnis im 
Register D7. Der Befehl besteht aus 
drei Worten und benötigt zwei 
Worte Datenzugriff. Die Ausfiih- 
rungszeit des Befehls beträgt 158 
Taktperioden plus 16 Taktperioden 
für die Adreßberechnung (msam- , men 174 Taktperioden). Insgesamt 
sind fünf Busübertragungszyklen er- 

forderlich, so daß I = 20 Takte ist. Die Netto-Ausführungszeit ist deshalb E = (174- 
20) Takte = 154 Takte. Damit ergibt sich 

nsat = 154/20 + 1 = 8.7 

Ein einzelner Prozessor, der ausschließlich solche Instruktionen ausführt, würde 
den Bus zu 20/174 = 11.5 %belasten. Anders ausgedrückt bedeutet dies, daß der Bus 

\ des betrachteten Multiprozessors mit etwa 8 bis 9 Prozessoren gesättigt wäre. 

4.2.2.5 Mittelwert der Befehlslänge 

Reale Programme bestehen weder ausschließlich aus minimal noch maximal 
langen Befehlen. Durch Messung der Befehlsfolgenrealer Programme bzw. durch die 
Auswertung des von Compilern generierten Codes erhält man einen gewichteten Mit- 
telwert der Befehlsausfühmgszeit von 

E + I=40Takte 

und - 
I = 3 Buszylden = 12 Takte 

so daß sich ergibt 
nsat = 3.3 

Mittelwert der Befehlslänge 
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Ein eng gekoppelter Multiprozessor der hier vorausgesetzten Organisation (vgl. 
Abschnitt 4.2.1.1) ist also bereits mit 3 bis 4 Mikroprozessoren vom Typ 68000 an 
seiner Ausbaugrenze angelangt. 

4.3 Maßnahmen zur Leistungssteigerung 

Die oben durchgeführte einfache Analyse zeigt deutlich die Leistungsgrenzen ein- 
facher eng gekoppelter Multiprozessorsysteme auf. Die ermittelte Bussättigung mit 
ungefähr drei Prozessoren ist nicht untypisch. In diesem Abschnitt seien zwei Mög- 
lichkeiten zur Verbesserung der Leistungsfähigkeit eng gekoppelter Multiprozessor- 
Systeme diskutiert. 

4.3.1 Leistungssteigerung durch Cache-Speicher 

 in ~ache-speicher ist ein schneller, softwaretransparenterl  e eich er, der zwischen 
dem Prozessor (CPU) und dem Hauptspeicher angesiedelt ist. Im Falle eines eng ge- 
koppelten Multiprozessors liegt der Cache zwischen dem Prozessor und dem Bus 

I (Bild 4.8). Der Cache-Speicher hat mit 
der Wahrscheinlichkeit h (hitrate) die 
von der CPU benötigte Information, 
d.h. Befehle oder Daten lokal verfüg- 
bar. Wenn immer die Information irn 1 ++ 1 Cache-Speicher vorhanden ist, wird die 
CPU aus dem Cache-Speicher versorgt. 

Speicher Der Zugriff auf den globalen Bus und 
den globalen Speicher kann unterblei- 

Bild 4.8: Positionierung des Cache-Speichers ben. Nur noch der Bruchteil (1-h) d e r  
Code- oder Datenzugriffe erfolgt über den globalen Bus. Die Busbelegungszeit redu- 
ziert sich deshalb auf den Wert (1-h).I (siehe Bild 4.9). Aus Bild 4.9 kann unmittei- 
bar die geänderte Sättigungsbedingung abgelesen werden: 

Ek + h.Ik . B (1-h)Ij (modifizierte Sättigungsbedingung) 
J f K  

[I] daher die Namensgebung: to cache = ventecken 

Leistungssteigerung durch Cache-Speicher 
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~k Ek = Ej = E und Ik = Ij = I folgt daraus 

E + h.1 = (&at-l)(l-h).I 

oder umgeformt 

Für den Fall h = 0 reduziert sich diese Ausbaugrenze auf das Ergebnis von Ab- 
schnitt 4.2.1.5 (kein Cache). Für h -. 1 wächst nsat stark an. Für das oben diskutierte 
Beispiel mit 68000 Mikroprozessoren (s. Abschnitt 4.2.2.5) ergibt sich bei einer 
Hitrate h = 0.9 eine Ausbaugrenze iisat = 33. 

Die Reduktion der Busbelegung durch den Cache-Speicher erlaubt also eine be- 
1 trächtliche Leistungssteigerung eines eng gekoppelten Multiprozessors . 

4.3.2 Leistungssteigerung durch Lokalspeicher 

4.3.2.1 Grundprinzip 

Ein leistungssteigernder Effekt von Cache-Speichern stammt aus der Reduktion 
der Busbelegungszeit der angeschlossenen Prozessoren. Dasselbe kann erreicht 
werden, wenn die Softwareapplikation so strukturiert wird, daß nur globale Daten im 
Globalspeicher (GM) (siehe Bild 4.10) abgelegt werden. Globale Daten sind solche, 
die von d e n  Prozessoren referenzierbar sein müssen. Lokale Daten, d. h. solche 
Daten, die nur für einen einzelnen Prozessor referenzierbar sein müssen, statische 

\ Daten, d. h. solche Daten, die während des Betriebs nicht oder nur sehr selten veran- 
dertwerden, sowie die Programme selbst werden inPrivatspeichern (LM) jeder CPU 

i als lokale Kopie abgelegt. Nur wenn ~lobaldaten referenziert werden müssen, ist eine 
Busbelegung erforderlich. Die Analyse der Sättipngsgrenze bzw. Ausbaugrenze 
erfolgt wie beim Multiprozessor mit Cache-Speichern, wobei der Wert des Analyse- 
Parameters I sich auf die selteneren Zugriffe auf den globalen Speicher beschrankt* 

4.3.2.2 Lokalspeichereffekte 

Bild 4.11 zeigt eine alternative Organisationsform eines eng gekoppelten Multi- 
prozessors mit lokalspeichern. Der gemeinsame Speicherraum aller Prozessoren ist 

[I] Weitere leistungssteigernde Effekte und die Funktionsweise von ~ache-speichern werden in 
Kapitel 5 besprochen. 
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Zugrifisrate auf den Hauptspeicher wird um den Faktor 

ohne Cache T-I 

1 Bus-Belegungszeit 

I ) ~ e i t  F s c h e n  Busbelegunge I II I 
I 1 I 

mit Cache , 

! ! lsild 4.10: Multiprozessoi mit Lokalspeicher/ 

(1- 'h1)* l  

Bild 4.9: Akivitätsprofil ohnelmit Cache 

hier nicht als zentrales Modul in Form eines globalen Speichers ausgeführt. Vielmehr 
ist der gemeinsame Speicherraum auf mehrere Teilspeicher verteilt. Jedes Prozes- 
sormodul des Multiprozessors enthält einen Teilspeicher CM, der nicht nur lokai wie 
der Lokalspeicher LM, sondern auch remote über den globalen Bus von den anderen 
Prozessoren adressierbar ist. Der Lokaispeicher jedes Prozessormoduls ist aus- 
schließlich vom zugeordneten Prozessor 
ansprechbar. Alle common memory 
Module CM zusammengenommen 

aller Prozessoren dar. 
den gemeinsamen Adreßraum 

Globalspeicher 

Diese alternative Organisationsform hat durchaus einen Einfluß auf die erzielba- 
re Gesamtleistung eines Multiprozessors. Dies sei hier qualitativ diskutiert, wobei 
hier Annahmen über das Zusammenwirken der Prozessoren zu treffen sind. Solche 
Annahmen waren beim bisher angewandten Abstraktionsgrad nicht erforderlich. 

Die Einzelprozessoren des Multiprozessors sollen gemeinsam eine größere 
Aufgabe bearbeiten. Dazu müssen die Prozessoren untereinander Daten austau- 
schen, d.h. ein Prozessor stellt Daten bereit, die ein anderer wiederum benützt. Für 
den Datenaustausch müssen die kommunizierenden Prozessoren Zugriff auf einen 
gemeinsamen Adreßraum haben. 

Multiprozessorstruktur nach Bild 4.10: will ein Prozessor einem kooperierenden 
Prozessor Daten übermitteln, so muß er dazu über den globalen Bus auf den 
Globalspeicher zugreifen und die Daten dort ablegen. Der Empfängerprozessor 
muß seinerseits über den globalen Bus auf den Globalspeicher zugreifen und die 
Daten übernehmen. Zum Austausch einer Information mischen zwei Prozesso- 
ren sind also zwei Belegungen des globalen Busses egorderlich. 

Leistungssteigerung durch Lokalspeicher 
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Multiprozessorstruktur nach Bild 4.1 1: will ein Prozessor einem kooperierenden 
Prozessor Daten übermitteln, so greift er über den globalen Bus und über den 
lokalen Bus des Partnerprozessors auf das common memory Modul des Part- 
ners zu und legt dort die Information ab. Der Empfängerprozessorgreifi seiner- 
seits zur Datenübemahme über seinen lokalen Bus auf sein common memoly 
Modul zu. Zum Austausch einer Information zwischen zwei Prozessoren ist hier 
nur eine Belegung des globalen Busses erforderlich. Zusätzlich kommt es zum 
Zugn~skonflikt der beiden beteiligten Prozessoren um den lokalen Bus. 

MultiprozessorstruktUrnadi Bild 
4.12: will ein Prozessor einem ko- 
operierenden Prozessor Daten 
übermitteln, so greift er über den 
globalen Bus direkt auf das Bild 4.1 2: Multiprozessor mit verteiltem 
common memory Modul des Part- 
nerprozessors zu: Dieses ist als dualport rnemory ausgeführt. Deshalb ist eine Be- 
legung des lokalen Busses des Partnerprozessors nicht erforderlich. Der Empfän- 
gerprozessor greift zur Datenübemahme über seinen lokalen Bus auf das dual 
port common memory Modul zu. Zum Austausch einer Information zwischen 
zwei Prozessoren ist hier nur eine Belegung des globalen Busses erforderlich. Zu- 
@ffsskjlikte um den lokalen Bus entstehen nicht. Während der sendende Pro- 
zessor auf das dual port 
common memory Modul 
zugreift) kann der Empfän- 
gerprozessor weiterhin auf 
seinem Lokalspeicher ar- 
beiten. 

1 Aus den vorstehenden kurzen 
Betrachtungen wird intuitiv klar, 
daß die dritte Variante die 
höchste Leistung haben wird. 
Dies wird auch durch verkehrs- 
theoretische Untersuchungen 
bestätigt, wie sie in Bild 4.13 
schematisch dargestellt sind. I 1 1 
Unter Zugrundelegung eines be- 
stimmten Softwarefunktionsmo- 
deiis, wie es für Real-Time-An- 
wendungen charakteristisch ist, 
erweist sich das GlobalSpeicher- 







5 Cache Speicher 

5.1 Funktionsprinzip 

Im Bereich der Großrecher werden Cache-Speicher seit langer Zeit eingesetzt. 
Nachdem die Forderung nach ständig höherer Leistungsfähigkeit von Mikroprozes- 
sorsystemen zum Einsatz von immer schnelleren Mikroprozessoren und Multipro- 
zessorsystemen führt, muß auch der Mikrocomputer-Hardware-Entwickler mit 
immer komplexeren Speichersystemen arbeiten. Ein mittlerweile fester Bestandteil 
fortgeschrittener Speichertechnologie sind die Cache-Speicher, deren Funktionswei- 
se und Probleme in diesem Kapitel behandelt werden. 

5.1.1 Direct mapped Cache 

Ein Cache ist ein für die Software unsichtbarer (verborgener) Speicher, der zwi- 
schen der CPU und dem Hauptspeicher angesiedelt ist. Ein von der CPU beabsich- 
tigter Speicherzugriff wird vom Cache-Controller geprüft. Stellt der Cache-Control- 
ler fest, daß der Cache-Speicher eine gültige Kopie der von der CPU angeforderten 
Information enthält, unterbleibt der Hauptspeicherzugriff. Der Cache-Controller 
übergibt der CPU die Information aus dem Cache-Speicher. 

5.1.1.1 Struktur des  Cache 

Ein Cache-Speicher ist immer wesentlich Meiner als der Hauptspeicher. Deshalb 
enthält er immer nur einen kleinen Ausschnitt der Hauptspeicherdaten in Form von 
Datenblöcken fester Größe. Ein Block enthält 2n Bytes, wobei n eine Meine ganze 
Zahl ist. Unter einer Cache-Adresse (Index) ist neben dem Datenblock die Her- 
kunftsadresse (Block Tag), das ist ein Teil der Hauptspeicheradresse, an der die Ori- 
ginaldaten stehen, abgelegt. Zusätzlich ist je Cache-Adresse vermerkt, ob die einge- 

Direct mapped Cache 
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speicherte Information gültig ist (Valid Bit). Der Cache-Controller wertet diese In- 
formationenwährend des CPU-Memoryzyklusses aus. Der Schlüssel ist dabei dievom 
Prozessor ausgegebene Speicheradresse. Diese ist konzeptionell in drei Bereiche 
aufgeteilt: 

MSB LSB 

Cache Page # Block in Pag Speicheradresse 

I I 
Wort in Block 

\ 

4 
H i t h E  gültige d t e n  bei Hit 

Bild 5.1: Direct mapped Cache Readoul 

Cache Page Number. Der 
Hauptspeicher ist in 
Seiten fester Größe einge- 
teilt1. Die höherwertigen 
Adreßbits (Cache Page 
#) geben die gewünschte 
Seitennummer an. 

Block in Page Nurnber. 
Jede Seite ist in Blöcke 
aufgeteilt. Der mittlere 
Teil des Adreßworts gibt 
die Blocknummer an. 

BytelWort in Block Der 
niederwertige Teil des 
Adreßworts selektiert die 
kleinste Adressiemngsein- 
heit2 des Prozessors aus 
dem Datenblock 

Der Block-Tag-Teil eines 
Cache-Speichenvorts nimmt 

die Cache-Page-Nummer eines Cache-Blocks auf. 

I 5.1.1.2 Ablauf eines Lesezugriffes bei HIT 

Beim direct mapped Cache wird mit dem mittleren Teil des Adreßworts ein 
Eintrag des Cache-Speichers adressiert und gleichzeitig der Cache-Block, das Valid- 
Bit und der Block-Tag ausgelesen. Der ausgelesene Cache-Block enthält danndie vom 
Prozessor gewünschte Information, wenn er eine Kopie von der ~au~ts~eicherstelle 
ist, die der Prozessor augenblickiich adressieren möchte. Dani vergleicht der Cache* 

[I] Diese Seitenzerlegung darf nicht mit der Seitenzerleyng beim "paged memory management" vep 
wechselt werden. Eine Cache-Seite ist die maximale Information, die im Cache gespeichert 
werden kann. Dabei können die Blöcke aus derselben Hauptspeicherseite oder auch von ver. 
schiedenen Hauptspeicherseiten stammen. 

[2] üblicherweise ein Byte oder ein Wort 

/ 

Ablauf eines Lesezugrmes bei HIT 
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Controller den Block-Tag mit der vom Prozessor ausgegebenen Cache Page Nummer. 
Bei Übereinstimmung und Gültigkeit der Cache-Information (Cache-Hit) enthält der 
Cache die gewünschte Information, die bereits ausgelesen wurde. Der niederwertig- 
ste Teil des Adreßworts selektiert das gewünschte Byte (oder Wort) aus dem ausge- 
lesenen Cache Block aus. Der vom Prozessor beabsichtigte Hauptspeicherzugriff 
kann unterbleiben, d. h. er wird vom Cache-Controller nicht weitergereicht. 

5.1.1.3 Ablauf eines Lesezugriffs bei MISS 

Der Lesezugriff läuft zunächst wie oben erläutert ab. Nachdem festgestellt wurde, 
daß das adressierte Cache-Speichenvort nicht die vom Prozessor benötigte Informa- 
tion enthält (MLSS), wird der Zugri£Fswunsch des Prozessors auf den Hauptspeicher 
vom Cache-Controller weitergereicht. Ein normaler Speicher-Lesezyklus läuft ab. 
Nachdem die gewünschte Information aus dem Speicher ausgelesen ist, wird sie dem 
Prozessor übergeben und gleichzeitig das adressierte Cache-Speicherwort mit den 
neuen Daten und deren Herkunftsadresse (Tag) überschrieben. Falls in diesem 
Cache-Wort vorher gültige Information enthalten war, ist sie jetzt verloren. 

Wenn der Cache Block mehrere Adressierungseinheiten (Bytes oder Worte) 
enthält, muß der Cache Controller mehrere Speicherzugriffe ausführen, bevor der 
Cache Block vollständig gefüllt ist1. 

Auf diese Weise füllt sich ein nach dem RESET leerer Cache Speicher durch 
seinen Controller selbständig auf. Beim RESET müssen lediglich alle Valid-Bits auf 
invalid gesetzt werden. 

5.1.1.4 Ablauf eines Schreibzugriffes 

Ein Schreibzugriff modifiziert die Information M Hauptspeicher. Falls ein Cache- 
Speicher vorhanden ist, kann der Schreibvorgang unterschiedlich ablaufen: 

Der vom Prozessor mit dem mittleren Teil des Adreßworts adressierte Cache- 
Eintrag wird invalidiert und der Schreibvorgang immer im Hauptspeicher ausge- 
führt. 

Der vom Prozessor mit dem mittleren Teil des Adreßrorts adressierte Cache- 
Eintrag wird nur dann invalidiert, wenn HIT vorliegt . Der Schreibvorgang wird 
immer im Hauptspeicher durchgeführt. 

[I] Als Alternative besteht die Möglichkeit, die Wortbreite des Hauptspeichers und des Cache 
Blocks anzugleichen 

[2] Die Prüfung auf HIT erfolgt in gleicher Weise wie bei einem Lesezugriff 

Direct mapped Cache 
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Als Variation zu diesen beiden Möglichkeiten kann der Cache-Speicher-Eintrag 
gleichzeitig mit dem Hauptspeicher beschrieben werden, so daß am Ende des 
Schreibzyklusses auch der Cache aktuell ist ( W R m  THRU Cache). 

Komplexere Cache-Controller führen die Schreiboperation nur im Cache aus. In 
diesem Fall hat nur der Cache-Speicher die aktuelle Information. Es ist Aufgabe des 
Cache-Controllers, zu einem späteren Zeitpunkt den Schreibvorgang im Hauptspei- 
cher nachzuholen (WiUTE BACK Cache). 

5.1.2 Software-Einflüsse 

5.1.2.1 Physikalischer Cache 

Der Cache-Controller löscht oder invalidiert beim RESET den gesamten Cache- 
Speicher. Nach und nach füllt der Cache-Controller den Cache-Speicher mit Infor- 
mation, die die CPU aus dem Speicher ausliest, weil anfänglich alle Zugnffe zu einem 
,Cache-MISS führen. Der erste Zu@ auf eine Speicheradresse führt immer zu einem 

Man spricht von einemphysikalkchen Cache, wenn der Cache-Controller diephy- 
sikalischen ~au~ts~eicheradressen' auswertet. Diese Form liegt immer dann vor, 
wenn keine Adreßumsetzumg durch eine Memory-Management-Unit (MMU) 
erfolgt, d. h. die Programm- bzw. Prozessoradresse mit der physikalischen Spei- 

[I] Physikalische Speicheradressen referenzieren eindeutig Speicherzeuen, die auch real (oder phy- 
sisch) vorhanden sind. Anders ausgedrückt, referenzieren diese Adressen RAM- oder ROM- 
Bausteine unmittelbar. Siehe hierzu auch Kapitel 10.3. 

MISS. Erst wem dieselbe Adresse wiederholt lesend refe- 
renziert wird, enthält der Cache-Speicher eine lokale 
Kopie der entsprechenden Hauptspeicherinformation. Da 
Programme normalerweise Schleifen durchlaufen, kann 
beim zweiten und den weiteren Schleifendurchläufen mit 
hoher Wahrscheinlichkeit die benötigte Information aus 
dem Cache-Speicher zur Verfügung gestellt werden. Diese 
Wahrscheinlichkeit (HIT Rate) wird von der Software- 
Struktur, dem Anwendungsprofil und nicht zuletzt von der 

I 

\ 

Physikalischer Cache 

Bild 5.2: Adreßumsetzung 
Detailauslegung des Cache-Speichers und des Cache-Con- 
trollers beeinflußt. 

- 
logische 
Adresse 

MSB LSB 

physikalische Adresse 
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cheradresse identisch ist. Bei Rechnersystemenmit Adreßumsetzung (s. Bild 5.2) liegt 
ein physikalischer Cache vor, falls der Cache-Controller die Adressen nach der 
Adreßumsetzung auswertet. 

5.1.3 Logischer Cache 

Man spricht von einem logischen Cache, wenn der Cache-Controller logische 
Adressen auswertet. Diese Form kann vorliegen, wenn eine Adreßumsetzung durch 
eine Memory-Management-Unit (MMU) zwischen der Programm- bzw. CPU- 
Adresse und der physikalischen Hauptspeicheradresse erfolgt (s. Bild 5.2). Ein logi- 
scher Cache liegt vor, wenn die Prozessoradressen vor der Umsetzung vom Cache- 
Controller ausgewertet werden. Falls die Adressen nach der Umsetzung vom Cache- 
Controller ausgewertet werden, liegt einphysikalischer Cache vor. 

5.1.3.1 Softwareprobleme beim logischen Cache 

Die Unterscheidung zwischen diesen beiden Cache-Formen ist wesentlich. Beim 
physikalischen Cache existiert eine Ein-Eindeutigkeit zwischen Speicherzelle und 
Adresse, so daß der Cache-Controller eindeutig entscheiden kann, ob eine Kopie des 
Inhalts einer bestimmten Speicherzelle vorhanden ist. Beim logischen Cache geht 
diese Ein-Eindeutigkeit zwischen einer logischen Adresse und einer physikalischen 
Speicherzelle verloren. Ein und dieselbe logische Adresse kann auf unterschiedliche 
physikalische Adressen abgebildet 1 
werden (siehe Bild 5.3). Die 
dadurch entstehenden Probleme 
sind in Bild 5.3 erkennbar. Die 
obersten Segmenttabelleneinträge 
der Software-Prozesse A und B 
werden durch dieselben logischen 
Programmadressen dieser Prozes- 
se angewählt. Die MMU bildet 
dabei diese logischen Adressen 
entsprechend der in Bild 5.3 darge- 
stellten Pfeile auf unterschiedliche 
physikalische Speicherseiten ab 
(Reals~eicher). Wechselt jetzt das 
Betriebssystem von Prozeß A nach 

Bild 5.3: zweistufige Adreßumsetzung für zwei 
Prozesse 

Logischer Cache 
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Prozeß B (Kontext Switch), so enthält der logische Cache Informationen aus der phy- 
sikalischen Speicherseite von Prozeß k Eine HIT-Entscheidung aufgrund eines Tag- 
Vergleichs würde also Daten aus dem physikalischen Adreßraum von Prozeß A und 
nicht von Prozeß B an die CPU weitergeben. Deshalb muß das Betriebssystem bei 
jedem Kontextswitch den Cache explizit invalidieren'. Diese Schwierigkeit existiert 
beim physikalischen Cache nicht. 

5.1.4 Nachteile des physikalischen Caches 

Der physikalische Cache vermeidet die oben dargestellten Softwareprobleme in 
Multitaskingsystemen. Da der Cache-Controller mit physikalischen Adressen arbei- 
tet, muß er allerdings immer warten, bis die Memory-Management-Unit die Umset- 

\ 

zung von logischen Adressen auf physikalische Adressen durchgeführt hat. Dadurch 
verlangsamt sich der Speicherzugriff, d.h. physikalische Caches sind in der Regel lang- 
samer. Trotzdem gibt es Möglichkeiten, diesen Nachteil zu vermeiden. Ein Beispiel 
ist in Bild 5.4 dargestellt. Dort ist angenommen, daß die Speichergranularität der 

I 

Bild 5.4: Paralielarbeit von MMU und Cache I 

\ 

\ 

TAG COMPARISON C& 8 NSEC 

KOMPL€ITECACHEZUGRIFFSZEIT. 45 107 NSEC 8 NSEC AVERAGE) 
(OHNEADRESSUMSEFZUNG 4 i . i .  NSEC (~S~SECAVERAGE) 

[I] Siehe hierzu auch Kapitel 12. 

nachteile eines "normalen" physikali- 
sehen Caches besitzen. 

- 
Sofiwareprobleme beim logischen Cache 

LOGISCHEADAESSE 

ÜBERSE~UNGSDAUER LOGISCH -> PHYSIKAUSCH 
BEISPIEL MC88851RCt8 MIN. 0 58TAKrE 

W I .6'g ~AKE 
(37..88 NSEC BEI 18MHZ) 

CACHE READOUT 35..45 NSEC 

MMU (Page-Size) und die Größe einer 
Cache-Page übereinstimmen. Wie in 
Bild 5.4 zu sehenist, kann die Überset- 
zung der logischen Seitennummer in 
die physikalische Seitennummer 
gleichzeitig mit der Adressierung und 
dem Auslesen des Cache-Speichers er- 
folgen. Bis die Tag-Information des 
Caches verfügbar ist, steht auch die 
physikalische Seitennummer durch die 
MMU bereit und die Entscheidung 
HITIMISS kann ohne zusätzlichen 
Zeitverzug erfolgen. Diese Struktur 
vermeidet die Softwareprobleme beim 
Kontextswitch, ohne die vollen Zeit- 
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5.2 Andere Cache Strukturen 

5.2.1 Assoziativer Cache 

Beim direct mapped cache wird der Cache-Speicher durch einen Teil des Adreß- 
worts des Prozessors explizit adressiert. Beim assoziativen Cache wird die Blockadres- 
se (Cache Page # Block in Page, s. Bild 5.1) des neuen Adreßworts an den Block 
Tag Speicherteil des Caches angelegt. Dieses TAG-RAM ist als inhaltsadressierbarer 
Speicher (contents addressable memory, CAM) ausgeführt. Bei einem CAM wird 
nicht die Adresse angelegt um die Daten aufZu£inden, sondern es werden die Daten 
angelegt, um deren Adresse aufzufinden. 

Dieses Verfahren wird beim assoziativen Cache angewandt, um anhand des neuen 
Speicherworts festzustellen, ob zu diesem Adreßwort gehörige Daten im Cache vor- 
handen sind und unter welcher Adresse diese abgelegt sind. Dadurch verschwindet 
die Seitenstruktur des direct mapped caches und die damit verbundenen Nachteile 
werden vermieden. Da CAM-Speicher sehr teuer sind, wird dieses Verfahren nicht 
sehr häufig angewandt. 

5.2.2 Set assoziativer Cache 

5.2.2.1 Probleme von direct mapped Caches 

Set assoziative Caches sind Varianten der direct mapped caches. Beim direct 
mapped Cache wird je Cache-Wort genau der Block einer Speicherseite eingespei- 
chert, der dieselbe Adresse innerhalb der Speicherseite hat, wie das Cache-Wort in- 
nerhalb des Cache-Speichers. Wenn jetzt ein Programm ein Byte des Blocks rn der 
Seite n liest, wird dieser Block im Cache-Speicherwort m abgelegt. Wird anschlie- 
ßend ein Byte des Blocks m der Seite k gelesen, so wird der bisher im Cache-Speicher 
unter der Adresse rn abgelegte Block überschrieben. Dieser Vorgang kann während 
der ho~rammausfühmg modular strukturierter Software relativ oft stattfinden, da 
dort häufig ProzedUraufnife und Rücksprünge zu und von anderen Speicherseiten er- 
folgen. Die Effektivität (Hitrate) des direct mapped Caches wird dadurch reduziert. 

Assoziativer Cache 
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5.2.2.2 Abhilfe durch mehrfache Caches 

Das oben dzgestellte Problem kann gemildert werden, wenn zwei oder mehrere 
direct mapped Caches parallel betrieben werden, die bei einem MlSS M Wechsel 
mit dem vermissten Datenblock neu beschrieben werden. Beispielsweise wird beim 
ersten MISS von Block m der Seite n das Cache-Speicherwort m des Teil-Caches 1 
und beimzweiten MISS von Block m der Seite k das Cache-Speichenvort m des Teil- 
Caches 2 überschrieben. Dieses kann irn Wechsel so weitergeschehen. 

I 

Bild 5.5: 2-Way-Set-Assoziativ-Cache I besteht wird als 4-W@ Set 
assoziativ bezeichnet. 

Beim Lesen durch die CPU überprüfen die Cache-Controller beider Teil-Caches 
gleichzeitig, ob sie die gesuchte Information vorrätig haben. Es kann maximal einer 
der Teil-Caches einen HIT feststellen und die Information an den Prozessor liefern. 

Beim nächsten MISS aller 

\ 5.2.2.3 Aufbau eines 2-Way-Set-Assoziativ-Caches 

,\ 

In Bild 5.5 ist das Prlluipschaltbild eines 2-Way-Set-AssoWativ-Caches 
1 stellt . Dabei ist ein 16 MWorte großer Adreßraum, eine Cache-Tiefe von 8 k Ein- 

trägen und eine Cache Blockgröße von einem Wort (2 Byte) mgmndegelegt Die zu- 

[I] AUS AGIication ~ a t e  AN-07 von Integrated Device Technology, Inc 

TAG BR DATEN Z U ~ M  

ADA12 

W WRKE ENABLE 
READ 
WRrE 

WRITE WORD 

d 

-Aufbau eines 2-Way-Set-Assoziativ-Caches 

Teil-Caches wird immer 
der Teil-Cache neu be- 
schrieben, der am längsten 
zurückliegend keinen H[IT 
auf der Cache-Adresse 
hatte (LRU-Strategie, 
least recently used), d.h. 
der oder die Teil-Caches, 
die jüngst benützte Infor- 
mation enthalten, werden 
nicht überschrieben. 

Ein Set assoziativer 
Cache, der beispielsweise 
aus vier Teil-Caches 
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gehörige Kontroll- 
Logik ist in Bild 5.6 
dargestellt. Mit den 
niederwertigen 13 
Adreßbits werden 
beide Tag-RAMs 
adressiert. Die Tag- 
RAMs enthalten 
bereits den Kompara- 
tor zum Vergleich der 
höhenvertigen 11 Bits 
des Adreßworts. Bei ) 
einem HIT werden Bild 5.6: 2-Way-Set-Assoziativ-Cache Kontroll-Logik 

entweder vom UPPER 
RAM oder vom LOWER RAM die Daten an die CPU geliefert. Dies geschieht in 
Abhängigkeit davon, ob das UPPERTag RAM oder das LOWERTag RAMMATCH 
signalisiert. Bei einem HIT wird zusätzlich in das LRU-RAM eingeschrieben, ob der 
HIT im UPPER oder LOWER Tag RAM festgesteilt wurde. Abhängig vom LRU- 
Bit wird entschieden, ob beim nächsten MISS der UPPER Cache oder der LOWER 
Cache neu beschrieben werden soil. 

Tag RAMs sind speziell für Cache-Anwendungen kons tmiert. So besitzen sie einen 
schnellen on-chip Komparator zur Signalisierung des MATCH und einen CLEAR- 
Eingang, mit dem der gesamte Tag-RAM invalidiert werden kann. Über diesen 
CLEAR Eingang ist es vom Betriebssystem leicht möglich, beim Kontextswitch den 
Cache zu invalidieren, 

Set assoziativer Cache 
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5.3 Cache Speicher in eng gekoppelten 
Multiprozessorsystemen 

5.3.1 Cache Kohärenz 

Cache-Speicher enthalten lokale Kopien von Daten oder Programmen. In einem 
eng gekoppelten Multiprozessorsystem kann jeder Prozessor mit einem eigenen 
Cache-Speicher ausgestattet sein. Dadurch kann jede Hauptspeicherinformation in- 

nerhalb des Gesamtsystems mehrfach repliziert 
A =SPEICHER sein. In den Caches der beiden CPUs von Bild 

5.7 sei beidesmal der Datenblock A aus dem ge- 
meinsamen Speicher als lokale Kopie vorhan- 

DATENBLOCK DATENBL~K den. 

Prozessor 1 modifiziert diesen Block in 
seinem lokalen Cache ohne ihn sofort in den 
Speicher zurückzuschreiben. Wenn zwischen- 

Bild 5.7: Konsistenzproblem 
zeitlich der Prozessor 2 denselben Block in 
seinen Cache holt, erhält er einen veralteten 

Datenblock. Auch wenn anschließend der Prozessor 1 den im Cache veränderten 
Block zurückschreibt, bleibt die Dateninkonsistenz erhalten. Zur Vermeidung 
solcher Inkonsistenzen müssen geeignete Vorkehrungen getroffen werden. 

5.3.2 Kohärenzstrategien 

Die einfachste Kohärenz-erzwingende Methode besteht darin, ausschließlich un- 
veränderliche (statische) Information zu "cachen". Darunter fällt der Programm- 

\ 
Code und statische Daten (Konfigurationsdaten). Da diese Information von keinem 
Prozessor verändert wird, bleiben die lokalen Kopien in allen Caches konsistent. 

Manche Prozessoren, wie z. B. der 68020, sind mit einem ~nstniction-0nly-Cache 
ausgestattet. Bei manchen Cache-Controllern, wie z. B. der 68905/68906 von 
VALVOISignetics, können einzelne Seiten oder ganze Bereiche mit Hilfe der Be- 
triebssystemsoftware als non cacheable deklariert werden. Auf diese Weise kann dann 
die Inkonsistenz schnell veränderlicher Uiformation verhindert werden. 
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5.3.2.2 Bus-Watch-Controller 

dem Tag eines Cache-Blocks überein- 
stimmt, wird der zugehörige Cache- 
Eintrag invalidiert. Dazu ist erforder- 
lich, daß der Cache-Controller des Pro- 

Das häufigste Verfahren 
gung der Cache-Kohärenz ist die 
Methode der Busbeobachtung (BUS- 
Watch, Snooping Controller). Snoo- 
ping Controller beobachten ständig 
den Adreßverkehr auf dem BUS. 
Sobald die Adresse auf dem Bus mit 

write once I 

write thni : lesen immer über Cache 
schreiben immer direkt im Hauptspeicher 
alle Caches beobachten Bus-Transaktionen 
und invalidieren ~ache- int träge, falls 
Block-Adresse sichtbar 

write back: WPY back 

zentrales Directory aller Caches lm 
Hauptspeicher, zentraler Controller 
veranlasst Freigabe exklusiv reservierter 
Blocks 

dezentrale Verwaltung,geeignet für 
Multibus I I 

zessors, der Daten verändert, vom 
W~~ THRU - Typ (s. Bild 5.8) ist. 

formation wird unmittelbar bei der 
Veränderung auf dem Bus sichtbar. 

Konzept der  lock-~wnership 

Berkeley 

Dadurch erfolgt jede Veränderung der 
Information sofort im Hauptspeicher, 

wie Synapse, aber mit direktem 
Cache-Cache-Transfer 

Cache Controi 
Addr. 80386 

,Cache Addr. L&a +P I )  

und die Adresse der modifizierten In- Bild 5.8: Cache-Kohärenzprotokolle 

Ein Controller, der diese 

zum 80386 gehörige Cache- 
Controller 82385 (s. Bild 
5.9)12. Dieser Controller be- 
obachtet über den Snoop- 
Bus die Adressen und Kon- 
trolIsignale des Systembus- 
Ses, um gegebenenfalls 
durch Invalidierung eines 
Eintrags im Cache Konsi- 

2-Way-Set-~ssociative Cache Configuration 

L 1 stenz zu erzeugen. 
Bild 5.9: Snooping Cache Controller 82385 Von lnt@l 

Methode anwendet, ist der 

- 
aus 82385 Hi& Performance 32-Bit Cache Controller, Architechiral Overvie\v, h e l  

' 

- 
121 Im neuen Mikroprozessor 80486 von Intel ist dieser Cache-Controller bereits auf der CPU mit 

untergebracht. 
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5.3.2.3 Write Once ~rotokoll' 

Der Motorola 88200 Cache-ControllerIMMU kann neben dem WlUlE THRU 
Verfahren wahlweise Cache-Kohärenz über das WRlTE ONCE Protokoll enei- 
chen2. Ein Block (Eintrag) im Cache ist jetzt nicht nurgültig oder ungültig. Vielmehr 
ist jeder Block durch vier Zustände gekennzeichnet (siehe Bild 5.10). 

INVALD kennzeichnet den Block als ungültig, d h. er enthält h i n e  verwertba- 
re Information 

m VÄLID kennzeichnet den Block als gültig. Dieselbe Information kann aus- 
schließlich in dem betreffenden Cache, aber auch in einem oder mehreren 
anderen Caches vorhanden sein 

RESERVED kennzeichnet den Block als gültig undgleichzeitig als die einzige 
Gpie in einem Cache. Kein anderer Cache ve@gt über eine weitere Kbpie 

DIRTYkennzeichnet den Block als die einzige gültige fipie im Gesamtsystem 
einschlieplich Hauptspeicher. 

-\ 

achten diesen versuch3. Der 1 

Bei einem READ MISS greift 

weitere Ablauf hängt dann vom 
Blocknistand in denanderencon- 
troilern ab: 

falls der Block in den 
anderen Caches IW/ALID 
oder VALID ist, liefert der 
Hauptspeicher den benötig- 
ten Block an den Cache, 

\ der ihn seinerseits an die 

\ CPU weiteigibt. Der Block- 
zustand in diesem Cache 

/- wird VALID. 

der Cache-Controller auf den Sy- 
stembus zu und versucht die feh- 
lende Information aus dem 
Hauptspeicher zu lesen. Alle 
anderen Cache-Controller beob- 

only copy in any cache) I 

Cache Block States: INVALID 

VALID (not modified, 
potentially shared) 

RESERVED (only wpy in anY 
cache, write back 
unnecewry) 

DIRTY (written more than oncel 

READ MISS : falls eine DIRTY Kopie in einem Cache existiert, 
verhindert der Cache die Datenabgabe aus dem 
Hauptspeicher, liefert den Block selbst für den 
Anforderer und f i r  den Hauptspeicher (State VmD) 

falls RESERVED: Block aus Hauptsp. (State VALID) 

sonst -> B\ock aus Haupt- 
speicher, State VALID 

WilTE HIT: falls Block DIRTY -r lokal überschreiben 
falls Block RESERVED -s lokal überschreiben 

state DIRTY 
falls Block VALID -z write thru, state RESERVED 

andere Caches State INVALID 

WRITE MISS : Block laden (wie bel READ MISS) 
Block schreiben, State DIRN, andere Caches 

Bild 5.10: Write Once Protokoll 

W bK%f32üo 16-Kilobyte Cache/Memory Management Unit (CMMU), Motorola 1988, 8~~589P  
[3] Der MC88200 ist ein Snooping-Controller, dies ist Teil des WRITE ONCE Protokolls 
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falls der Block in einem anderen Cache RESERVED ist, liefert der Hauptspei- 
cher den Block an den Cache, der ihn seinerseits an den Prozessor weitergibt. 
Der Blockzustand in diesem Cache wird VALID. Der RESERVED Zustand 
wird zu VALID. 

falls der Block in einem Cache DIRTYist, bricht dieser Cache den Spei- 
chenugn@versuch ab und liefert seinerseits den Block an den anfordernden 
Cache und an den Hauptspeicher. Der Blockzustand in diesem Cache wird 
VALID. Der DIRTYZustand wird zu VALID. 

Der Ablauf bei einem Schreibvorgang hängt seinerseits vom Blockzustand im 
Cache des schreibenden Prozessors ab. Falls der zu schreibende Block im Cache steht 
(WRITE HIT), gibt es folgende Alternativen: 

falls der Block DIRTYkt, wird er einfach im Cache überschrieben, ein System- 
bus-lHauptspeiche~zugnjcf unterbleibt. 

falls der Block RESERWD ist, wird er einfach im Cache überschrieben und in 
den Zustand DIRTYgesetzt. Der Zugriff auf den Systembus unterbleibt. 

falls der Block V A L D  ist, wird der Block im Cache und gleichzeitig im Haupt- 
speicher überschrieben (WRITE THRU). Der Block bekommt den Zustand RE- 
SERED. Alle anderen Caches beobachten diesen Schreibvorgang und sehen 
für diesen Block den Zustand I W U D .  

Falls der zu schreibende Block nicht im Cache steht (WRITE MISS), wird der 
Block vom Cache-Controller wie im Falle des READ MISS geladen, anschließend 
im Cache überschrieben und in den Zustand DIRTY gesetzt. AUe anderen Caches 
"sehen" das READ MISS-Ereignis und setzen diesen Block auf INVALID. 

Dieses Protokoll hat den Vorteil, den Busverkehr dadurch zu reduzieren, daß wie- 
derholte Schreibzyklen auf denselben Block im Cache erfolgen. AIS Nachteil ergibt 
sich, daß der Hauptspeicher nicht immer gültige Daten enthält. 

5.3.3 Block Ownership Protokolle 

5.3.3.1 Das Synapse Protokoll 
1 

Als Beispiel eines Block-Ownership-Protokolls sei das Synapse-Protokoll bespro- 
chen. Jeder Cache-Block imHauptspeicher ist mi 1-Bit-Zusatz ( ~ e m o y T a g )  
versehen. Dieses Bit gibt an, ob der Hauptspeicher diesen Block im Faüe eines MISS - 
111 Synapse Computer Corp., Mipitas, Calif- 

Block Ownership Protokolle 
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I 

liefern soll oder nicht. Jeder Block 
in einem Cache kann einen von 
drei Zuständen einnehmen: 

INVALID, wenn der Block 
nicht im Cache ist, 

VRLID, wenn der Block 
unmodi'iert im Cache ist 
und möglicherweise auch 
in anderen Caches enthal- 
ten ist, 

DIRTY, wenn der Block im 
Cache vorhanden aber mo- 
difizert ist und keine 
weitere Kopie, auch nicht 
im Hauptspeicher, vorliegt. 

\ Wenn keine DIRTY-Kopie 
eines Blocks existiert, ist der 
Hauptspeicher der Besitzer des 
Blocks. Bild 5.11 zeigt das Proto- 
koll als ~ustands-Übergangsdia- 

:% (pubitc m\ rea (processor) hit 

write hit 
(processor write miss (private read) 

(processor) 

cache block state 0 : invalid 

cache block state 1 : valid (clean, unowned, 
potentially shared) 

cache biock state 2 : dirty (modified, owned) 

read miss: falls dirty in einem anderen Cache -z N M  
owner schreibt Block in Hauptspeicher 
Wtederholung der Anforderung , Hauptspeicher 
liefert Block 

write hit: falls Block dirty, in Cache überschreiben 
falls Block valid, -> write miss I 

write miss: falls Block in anderem Cache dlrty -> Hauptspeich0r 
Memory liefert Block 
falls Block In anderen Caches valid -s set invalid 

gramm. Bei einem READ MISS 1 J 
Bild 5.1 1: Synapse Protokoll 

versucht der Cache-Controller 
über den Systembus einen Lesezugriff auf den Hauptspeicher: 

falls der Block in keinem Cache DIRTYkt, liefert der Hauptspeicher den Block 
der dann im Cache den Zustand V 4 I D  bekommt @ublic read miss). 

falls der Block in einem Cache DIRTYist, wird &r ~~eichenugriffnepliv quit- 
tiert (W (Bus Read Miss). Der Besitzer des Bloclces schreibt daraufhin den 
Block in den Hauptspeicher zurück und setzt ihn IWRCID. Der ~auptspeicher 
wird dadurch wieder Besitzer des Blockes. Der Cache, der den IüMD M . @  
gelöst hat, muß anschliefiend den Speichenugnj.fwiederholen und bekommt 
den Block vom Hauptspeicher. Der Blocbtand wird VRCID. 

Bei einem SchreibzugriE hängt der Ablauf davon ab, ob der Block irn Cache des 
schreibenden Prozessors vorhanden ist (WEUIE HTT) oder nicht (%'RITE MISS). 
Bei WRlTE HIT gilt: 

falls der Block DIRTYkt, wird er lediglich im Cache überschrieben. Ein BWZw 
p p a u f  den Systembus unterbleibt. 

falls der Block VALrD ist, wird wie bei einem WRITE MISS vegahren. 
d 

Das Synapse protokoll 
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Hiife der~ddress ~odijieers' am VMEbus durch zusätzliche Hardware implementiert 
werden. 

RS (read shared); der Cache-Controller liest einen Block, der mit dem Zu- 
standwermerk Vct übernommen wird 

RP (readprivate); der Cache-Controller liest einen Block und beampmcht 
Ownership (aklusiv). Der Block wird mit dem Zustandwermerk DPct über- 
nommen. 

CP (claimprivate); der Cache-Controllerführt einen ADDRESS ONLY 
CYCLE am Bus mit dem Tag eines Blocks im Zustand Vct bzw. DSct durch. 
Alle anderen Cache-Controller invalidieren diesen Block, falls dieser Block in 
ihrem Cache enthalten ist (Zustand Ict). Der den Zyklus auslösende Cache- 
Controller markiert den bereits im Cache enthaltenen Block DPct. 

PD (purge dirty); der Cache-Controller schreibt einen Block in den zentralspei- 
cher. Der Zentralspeicher wird dadurch Besitzer des Blocks. 

Im Betrieb sind die folgendenvier Fälle zu unterscheiden, wobei der Cache gnind- 
sätzlich der Schreib-ILesepartner der CPU ist: 

READ HIC es wird keine Bus-Operation ausgelöst, die Daten werden vom 
Cache an die CPU abgegeben. 

READ MISS; der Cache-Controller liest den Block über den Bus mit einem Rh'' 
Zyklus in den Cache ein und übergibt die Daten an die CPU. 

WlUTE HIT dies setzt voraus, daJ3 der Block im Zustand DPct ist. Der Block 
wird im Cache überschrieben, eine Bus-Operation kann unterbleiben. 

WRITE MIS5';;fall.s der Block nicht enthalten oder im Zustand Ict ist7 liest der 
Cache-Controller den Block mit einem RP-Zyklus ein. Dabei wird er im 
Zustand DPct übernommen und anschlieflend im Cache überschrieben (siehe 
Bild 5.12). Falls der Block im Zustand DSct oder Vct ist, liest der Cache-Gon- 
troller den Block mit einem CP-Zyklus ein. Dabei wird er ebenfalls im zustand 
DPct übernommen und anschließend im Cache überschrieben (siehe Bild 5-12). 

Bild 5.12 zeigt das Block-Zustands-Übergangsdiag- im Cache, wenn der 
Cache-Controller als Folge der CPU-Daterlzugnffsversuche selbst die ~us-operatio' 
nen RS, RP, CP oder PD auslöst. Der P ~ - Ü b e r ~ a n ~  wird ausgelöst, wenn ein anderer 
Cache-Controller einen READ PRIVATE (RP) ZyMus durchführt. Bild 5.13 zeigt 

1 [ll Siehe Kapitel 7 

[;I] Dabei wird zwar die Adresse des Datenblocks ausgegeben, aber es findet kein ~atentransfer 
statt. 

[3] Vergleiche hierzu Abschnitt 5.1.1.1 

Ein VMEbus Block Ownership protokoll 
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5.4.1 Beurteilungskriterien 

das  lock-Zustands-Über- 
gangsdiagramm in einem 
Cache, falls der Controller 
eines anderen Caches die 
Bus-Operationen RS, RP, 
CP oder PD auslöst. In den 
mit U * "  markierten Fällen 

gibt der beobachtende 
Cache-Controller die Block- 

Die Bedeutung der Cache-Speicher wurde bei der Analyse der Leistungsfähigkeit 
eng gekoppelter Multiprozessoren deutlich. Als leistungssteigemder Effekt ergab 
sich, daß die Ausbaugrenze (Sättigungsgrenze), d.h. die Zahl der an einem gemein- 
samen Bus anschließbaren Prozessoren, um so höher liegt, je höher die Hitrate der 
Caches ist. Durch eine höhere Hitrate wird die Busbelegungszeit durch einen einzel- 
nen Prozessor reduziert. Als ein Gütekriterium kann deshalb die Hitrate angesehen 
werden. Ein zweites Güteknterium stellt die aktuelle Reduktion des Busverkehrs ver- 
glichen mit dem Busverkehr ohne Cache dar (bus traffic reduction factor, BTW). Ein 
drittes Giitekriterium ist die Reduktion der effektiven Speichermgriffszeit durch den 
schnelleren Cache. Ein Prozessor kann deshalb mit höheren Taktfrequenzen betrie- 

-RS* 

\. 
selbst ausgelöste Tag-State- 
Übergänge Im Cache 

RS RP 

RS PD 
fremd ausgelöste Tag-State- 
Ubergänge lm Cache 
( * = gebe Daten aus ) 

daten aus. Falls der Zentral- Bild 5.12: Block Bild 5.13: Block 
Zustandsübergänge im Zustandsübergänge im speicher Besitzer des Cache (1) Cache (2) 

Blockes ist, werden die 
Blockdaten vom Zentral- 
speicher ausgegeben. Falls 

:W Imt Omt Tag-State-Übergänge Hauptspeicher (*gebe im Daten 
PD aus, &update memory ) 

ein Cache-Controller einen Bild 5.14: Block Zustandsübergänge im Zentralspeicher 
PD-Zyklus ausführt, über- 
nimmt der Zentralspeicher die gultigen Blockdaten. Dies ist inBild 5.14 mit "&" mar- 
kiert. 
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benwerden, ohne bei SpeicherzugrZEen durch die Einfügungvon Wait Stutes verlang- 
samt werden zu müssen. Die Reduktion der Speicherzugiffszeit durch Caches ist 
mittlerweile Voraussetzung, um überhaupt schnellere Prozessoren, d.h. Prozessoren 
mit Taktfrequenzen oberhalb etwa 20 MHz mit voller Leistung betreiben zu können. 
Dies gilt unabhängig von der Frage, ob ein solcher Prozessor als Einzelprozessor oder 
als Teil eines Multiprozessors eingesetzt wird. 

5.4.1 .I Effektive Speicherzugriffszeit bei Lesezyklen 

Die effektive Speicherzugnffszeit bei Lesezyklen wird von der Zykluszeit TM des 
Hauptspeichers, der Zykluszeit Tc des Cache-Speichers und von der Hitrate h beein- 

\ fldt. Damit errechnet sich die effektive Speicherzykluszeit zu 
TeE=h.Tc -+ (l- TM ; O ~ h s  1 

Unter die Zykluszeit des Hauptspeichers fällt hier nicht nur die Zykluszeit der 
RAM-Chips, sondern auch die Zeiten, die in die Adreßdekodierung und Busarbitrie- 
rung eingehen. Auch wenn heutige dynamische RAM-Chips Zykluszeiten von etwa 
150..250 ns haben1, kann durch die erwähnten Einflüsse leicht eine Mikrosekunde 
werden. Unter die Zykluszeit des Cache-Speichers fäilt nicht nur die Zykluszeit der 
Cache-RAMs, sondern auch die Entscheidungszeit der Controlierlogik. Statische 
Cache-RAMs haben eine Zugriffszeit von etwa 10 ... 35 ns2 . Bei einer angenomme- 
nen Hitrate von 0.9 ergibt sich daraus eine effektive Speicherzykluszeit von etwa 

Teff = 0.9 -25 i i ~  + (1 - 0.9) . 1000 IB = 122.5 IB 

5.4.1.2 Speicherzugriffszeit bei Lese- und Schreibzugriffen 

Werden zusätzlich zu den reinen Lesezugriffen auch die Schreibzugriffe auf den 
Hauptspeicher berücksichtigt, so sind zwei weitere Analysepararneter einzubeziehen: 

Anteil der Schreibzyklen Wan allen Speicherqklen. Dieser Anteil liegt typischer- 
weise in der Grofienordnung von 0.15 (15 %). 

ZyWuszeit TW eines Schreibzugnjrses. Bei einem ungepufferten Schreibzyklm wie 
beim W T E  THRU Cache ist Twdie Schreibzykluszeit des Hauptspeichers. 
Bei einem gepuffeifen Schreibzyklus wie bei einem WRlTE BACK Cache ent- 
spricht TW der Schreibqkluszeit des Cache-Speichers. 

Damit errechnet sich die effektive Speicherzykluszeit zu 
Te& = (1-W)[h.Tc + (1- TM] S W.m 

[I] 2.B. hat der 1 MBit Chip TC511000P-10 von TOSHIBA eine Zykiuszeit von 190 ns 

[2] 2.B. hat der Cache Tag RAM DT7174 mit eingebautem Comparator eine Zumszeit von 25 ns 

I 

1 Speicherzugriffszeit bei Lese- und Schreibzugriffen 
1 
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Für einen WRITE THRU Cache ergibt sich für obige Zahlenverhältnisse unter 
der Annahme TM = TW 

Teff = (1 - 0.15)[0.9.25 IIS + (1 - 0.9) .I000 IIS] + 0.15 .I000 i i ~  

Für einen WRKE BACK Cache (gepuffertes Schreiben) ergibt sich für obige Zah- 
lenverhältnisse 

Teff = (1 - 0.15)[0.9 .25 IIS + (1 - 0.9) .1000 IIS] + 0.15 -25 IIS 

Wie aus diesen Zahlen zu erken- 
Addres 

nen ist, bringt gepuffertes Schrei- 
ben eine beträchtliche Verkürzung 
der effektiven Speicherzykluszeit 
und damit das Potential für eine troller 

höhere Prozessorleistung. Aus 
diesem Grund gibt es für RISC-Pro- 1 L ' Read Data 

zessoren höherer Leistung, wie z. B. Bild 5.15: Write Bder Controller für RlSC Prozessor 

der MIPS Prozessor R2000 von In- 
tegrated Device Technology, einen eigenen Write-Buffer-Controller (IDT79R2020) (s. 
Bild 5.15). 

5.4.2 Cache-Dimensionierung und Hitrate 

Eine optimale Dimensionierung eines Cache-Speichersystems ist nicht möglich, 
da das Optimum von der Applikationssoftware und von den aktuellen Benutnings- 
Verhältnissen abhängt, d.h. das Optimum verändert sich während der Laufzeit des 
Pr~zessors~stems. Die Auslegung von Cache-Speichern erfolgt deshalb a u f ~ n d  sta- 
tistischer oder mittlerer verhältnissel. Oft ist der Preis und die Komplexität bm. Ein- 
fachheit ausschlaggebend für die Cache-Auslegung. 

Der ideale Cache eines Einprozessorsystems wäre ein Hauptspeicher, der die 
Schnelligkeit des Cache-Speichers hat. Dies scheitert am Preis und dem Platzbedarf, 
da statische speieher hoher Geschwindigkeit wesentlichweniger hoch i n t e g .  

[11. *.J. Smith: Cache Evaluation and the Impact of Workload Choice 

Cache-Dimensionierung und Hitrate 
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-- 

0.1 

Ein dritter Design-Parameter ist die Struktur des Caches selbst. Hierunter fallen 
Entwurfsentscheidungen wie direct mapped Cache, Set-Assoziativ-Cache (Parameter: 

\ Set Size) oder Assoziativ-Cache, sowie die Frage nach der Ersetzungsstrategie alter 
Cache-Einträge durch neue. 

Als erster Design-Parameter wird 
deshalb die Cache-nc$e, das ist die 
Zahl der Cache-Zeilen oder Cache- 
Speicheradressen herangezogen. 
Dieser Parameter reicht, um zwei Bei- 
spiele zu nennen, von 64 beim Instruc- 
tion-Cache im 68020-Prozessor bis zu 
mehreren k in größeren Rechnern. 

CACHE SIZE 

EinvierterDesign-Parameter stellt die Nachladestrategie des Caches dar. Bei einem 
Cache-MISS ist es erforderlich, den ganzen Block im Cache aus dem Hauptspeicher 
nachzuladen. Falls der Block breiter ist als die Wortbreite des Hauptspeichers bzw* 
die Breite des Datenbusses, sind mehrere Buszyklen erforderlich. Das Optimum 
wäre, die Wortbreite des Hauptspeichers und die Breite des Datenbusses nivischen 

ABC = 4 

Parameter variiert heute von etwa 4 
1 

Cache und Hauptspeicher der 
Breite des Cache-Blocks anzu- 
gleichen. 

Der zweite Design-Parameter ist 
die Blockgröße (in Bytes), die die "ge- 

256 4 2  /K JK JK sk I ~ K  ~ C K  

\ Bild 5.16: EInfluD der BlockgrÖDe auf die MISS-Rate Bytes (ein Langwort) bis etwa 16 
Bytes wie im 88200-Cache-Control- 

ler. Diese Zahlen stellen aber nicht die Grenzen dar. 

Die folgenden Abschnitte iiiu- 
strieren die Effekte dieser 
Design-Parameter in einem si- 
mulierten UNIX-Umfeld, d.h. 
starke interaktive Benutzung 
eines Rechners, wobei 87 % der 

cachete" I.nformation enthält. Dieser 

[I] z.B. im Instruction Cache des 68020 

Cache Slze 

I I 

Blld 5.17: Einfluß auf den Busverkehr 

I 

Speicherzugriffszeit bei Lese- und Schreibzugriffen , 
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Speicherzyklen Lesezyklen waren (53.6 % Instruction Fetches, 0.245 % Interrupt 
Acknowledgements, Rest: ~atenzu~riffe)'. Für ein solches ~ m f e l d  ist eine hohe Rate 
an Prozeßwechseln (Kontext Switches) typisch. 

5.4.2.1 Effekt der Blockgröße 

In Bild 5.16 ist die MISS-~ate' in ~bhängi~keit  der ~ a c h e - ~ r ö ß e ~  für einen 4-fach 
Set-Assoziativ-Cache dargestellt. Die MISS-Rate sinkt offensichtlich mit wachsender 
Cache-Größe und wachsender Blockgröße (BS in Bytes). 

5.4.2.2 Effekt der Kohärenz-Strategie auf den Busverkehr 

Bild 5.17 zeigt den Einfiuß der Kohärenzstrategie auf den ~usverkehr~ für einen 
4-fach Set-Assoziativ-Cache bei einer Blockgröße von 64 Bytes in Abhängigkeit der 
Cache-Größe. Eine Zahl > 1 bedeutet also reduzierten Busverkehr, eine Zahl 1 
erhöhten Busverkehr. Offen- , 1 

sichtlich ist der WRITE 
THRU Cache bezüglich des 
Busverkehrs schlechter als die 
anderen Kohärenz-Strategien. 
Bei einem kleinen Cache (hier 
< 4k) führt die häufige Erset- 
zung von Cache-Einträgen 
wegen der großen Blockgröße 
sogar zu einer Erhöhung des 
Busverkehrs. Der Cache hat 
deshalb im Bereich von 256..2k 
eine umgekehrte Wirkung als 
beabsichtigt! 

0.1 I I I' 
256 512 11< :K 4 % ~  8K 1 6  32K 

CACHE SlZE 

Bild 5.1 8: Einfluß der Blockgröße auf den Busverkehr 

___.__ 
[I] Diese Untersuchungen -den bei Texas Instruments im Rahmen der ~ntwicklung eines ~ache- 

Controllers durchgeführt, um eine "optimale" Auslegung zu erreichen 

1'1 MISS-Rate = 1 - HIT-Rate 

1 Unter CACHE-Größe wird hier die CACHE-Tiefe (Zahl der CACHE-Einträge) verstanden. 
Häufig wird unter dem CACHE-Größe auch das Produkt aus CACHE-Tiefe und Block- 
göße in Bytes angegeben. 

I41 Der ~ ~ ~ - T r ~ f f i ~ - R ~ d ~ ~ t i ~ ~ - F ~ ~ t ~ ~  (BTRF) ist das Verhältnis der Zahl der CPU-Speiche~klen 
zur Zahl der tatsächlich ausgeführten Bus-ZyMen. 

Cache-~imensionierung und /fitrate 
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eine NON BURST Übertragungstechnik 

In Bild 5.18 ist füI einen 4-fach-&so- 
ziativ-Cache mit COPY-BACK-Strate- 
gie der Einfluß der Blockgröße auf den 
Busverkehr dargestellt. Kleine Block- 
Größen führen für alle Cache-Größenzu 
einer Reduktion des Busverkehrs. Le- 
diglich bei einer Blockgröße von 64 
Bytes ergibt sich im Falle eines sehr 
Meinen Caches eine Verschlechterung. 
Die dafür in Bild 5.18 sichtbare Ver- 
schlechterung ist weniger dramatisch als 

angewandt, d.h. jedes zu übertragende Langwort (32 Bit) wird explizit irn Speicher 

\% 
adressiert. In Bild 5.18 ist eine BURST Übertragungstechnik angewandt, d.h. es wird 

1 

\ nur die Blockanfangsadresse übertragen, worauf der Speicher-Controller automa- 
tisch die der Blockgröße entsprechende Zahl von Langworten in Folge überträgt. 

A 

) inBild 5.17. Der Grund liegt in der Nach- 
4 8  16 32 64 

Bild 5.19: Einfluß der Assoziathrit auf den 
ladestrategie des Caches. In Bild 5.17 ist Busverkehr 

5.4.2.3 Effekt der Set-Assoziativität auf den Busverkehr 

'0° - 

Bild 5.19 zeigt für einen 8k-Cache mit COPY-BACK-Strategie und BURST Mode 
den Einfiuß der Set-Assoziativität auf den Busverkehr. Generell ist es offensichtlich 
so, daß Eür eine gegebene Blockgröße durch eine höhere Assoziativität der Busver- 
kehr reduziert wird. 

BTRF 

0 S A = ~  

+ S A = ~  

5.4.3 Cache-Performance in Mikroprozessoren 

lo 

i S A = 2  

B I O C ~  Size 

In vielen 32-Bit Mikroprozessoren, wie z.B. dem 68020, ist ein ON-Chip-Instnic- 
tion-Cache, manchmal auch zusätzlich ein ~aten-cachel eingebaut. Diese Caches 
sind notwendigerweise sehr klein, d.h. ihre Performance ist deshalb relativ schlecht. 

- I 
EHeM der Set-Assoziativität auf den Busverkehr 



Literaturverzeichnis 115 

Für den Instmction-Only-Cache des 68020 kann lediglich mit einer Imtruction- 
Hihate von etwa 64 % gerechnet werden. Über aUe Speicherzugriffe betrachtet ist die 
Hitrate lediglich in der Größenordnung von 35.45 %? 

Für den 80000 Mikroprozessor vonzilog, der sich allerdings am Markt nicht durch- 
gesetzt hat, wurden MISS-Raten zwischen 30 und 13 % berichtet2. 
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Einweiteres Merkmalvon Multiprozessoren ist die Tatsache, daß Multiprozessor- 
systeme in der Regel moahlare Systeme sind, die über eine, oder gegebenenfalls auch 
mehrere Verbindungseinheiten zusammengeschlossen sind. Diese Verbindungsein- 
heiten werden gemeinsam nir Informationsübertragung genutzt und sind häufig als 
Parallelbusse ausgeführt. 

6.2 Busprotokolle 

Die Eigenschaft der Modularität des Multiprozessorsystems und die Eigenständig- 
keit des multiprozessorfähigen Busses erfordern die Aufstellung eindeutiger Benut- 
zungsregeln. Durch Befolgung dieser Benutzungsregeln (Busprotokoll) kann Infor- 

mationlvon einer ~nformations~uelle zu einer Informa- 
tiomenke übertragen werden (Bild 6.1). Die Kommu- 
nikationspartner benutzen dazu ein ~nforrnation$eld 

Bi'd '.': Buskommunikation des Busses zur Übertragung der eigentlichen Informa- 
- - 

tion und benützen eine KontrolIStmktur zur gegenseiti- 
gen Abstimmung über den Stand des Informationsaustaiischs. Die Information selbst 

I ist bei der Untersuchung des Informationsaustauschverfahrens unwesentlich. 

r' Deshalb bleibt das Informationsfeld bei den folgenden Betrachtungen unberiicksich- 
C\\ tigt. 

\ 
8 ,  

f 6.2.1 Buszyklus 
r 

Die Übertragung einer Informationseinheit erfolgt schrittweise. Diese Schritte 
werden als Elementaraktionen bezeichnet. Beispielsweise ist die Kennzeichnung des 
Beginns einer Übertragung eine Elementaraktion. Eine Sequenz von ~lementarak- 
tionen, die eine Informationseinheit (Byte, Wort, Block) vollständig von der Informa- 
tionsquelle zur Informationssenke überträgt, wird als Bmzyklm bezeichnet. 

Für die Anwendung in Multiprozessoren müssen viele ~nf~rmationseinheiten in 
Folge übertragbar sein. Dazu müssen die Buszyklen verkettbar sein, d. h. die Kon- 

[I] p t e r  Information wird hier nicht eine interpretierte oder interpretierbare ~nformation im Sinne 
emer Nachricht verstanden. Vielmehr bedeutet der BegriEEInfomation hier die elementare 
(kleinste) Informationseinheit (Byte, Wort, Block), die ausgetauscht werden kann. 



troiisignale des Kontrolifelds am Bus und der beteiligten Kommunikationspartner 
müssen nach dem Zyklus M selben Zustand sein, wie am Beginn des abgelaufenen 
Zyklus. Solche Buszyklen werden als abgeschlossene Buszyklen bezeichnet. 

6.2.1 .I Abgeschlossener synchroner Buszyklus 

. -. 

durch die 'lernentaraktion VAWD, daß I B U ~  ~ b ~ ~ ~ ~ h l ~ ~ ~ ~ ~  
keine gültigen Daten bereitstehen. Dieses Pro- ~uszyklus 

Bild 6.2 erläutert diesen Sachverhalt an 
einem synchronen Zyklus. Die Informations- 
quelle legt zum Beginn des Zyklus seine 
Daten auf das Informationsfeld (PUT) und si- 
gnalisiert der Informationssenke durch die 
Elementaraktion VXLID, daß gidtige Infor- 
mation vorhanden ist. Nach einer gewissen 
Zeit tb signalisiert die Infomationsquelle 

tokoll besteht aus den Elementaraktionen 
VALID und NOT VALID. Am Ende des Zyklus ist also die VALID-Signalisiening 
komplementiert und so der Zustand vor Zyklusbeginn wiederhergestellt. 

QUEUE SENKE ......................................... 
maus-STAm PUT 

I 
VALID 

I \  
Ci2 
T' WUSENDE NO VALlll_._._+ 

--------------- ......................... .L 

Ein weiteres Merkmal dieses Protokolls ist die Tatsache, daß nach Ablauf einer 
vorgegebenen Zeit (hier tb) der Zyklus beendet wird. Die Quelle geht dabei davon 
aus, daß die Senke vor Ablauf dieser Zeitspanne die Daten übernommen hat. Infor- 
mationsquelle bzw. -senke müssen also mit verträglichen ~atenaustauschgeschwin- 
digkeiten, also synchron arbeiten. Insbesondere muß sich die Infomationsque~e 
nach der langsamsten Informationssenke richten. 

6-2.1.2 Abgeschlossener asynchroner BusZyklUs 

Bild 6.3 zeigt einen abgeschlossenen 
Buszyklus, wenn die beteiligten Korn- 
munikationspartner nicht mit einheitli- 
cher Geschwindigkeit, also asynchron 
arbeiten. ZU Beginn des Zyklus legt die 
Queue die Information auf das Infor- 
mationsfeld (PUT) und signalisiert 
durch die Elementaraktion V a I D ,  daß 
gültige Daten anliegen. Die Informa- 

QUEUE SENKE 

............................................. 
m u s s T m  Pm I 

~ C C E P T  
NOT VALID 

~ U ~ . E N D E  - - c c - ~ ~ ~  
------------------,_-_ d ----------- ------ 

Pur / 
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tionssenke übernimmt irgendwann diese Daten (READ) und signalisiert den Ab- 
schluß dieses Vorganxgs durch die Elernentaraktion ACCEPT. Nachdem die Quelle 
über ACCEPT erkannt hat, daß die angebotene Information übernommen wurde, si- 
gnalisiert sie durch die EIementaraktion NOT VALID, daß die anstehenden Signale 
auf dem Informationsfeld keine gültigen Daten mehr darstellen, worauf die Senke 
wiederum durch die ElementaraktionREQDY anzeigt, daß sie für weitere Daten auf- 
nahebereit ist, 

Im Gegensatz zum synchronen Zyklus ist die Zeitspanne zwischen zwei Elemen- 
taraktionen nicht vorbestimmt, sondern sie hängt individuell von den beteiligten 
Kommunikationspartnernab. Insbesondere kann die Zeit zwischenNOTVALID und 
READY beträchtlich variieren, falls die Datensenke die neu übernommenen Daten 
erst verarbeiten muß, bevor sie für weitere Daten auhahmebereit ist. 

Dieser, aus vier Elementaraktionen bestehende Zyklus, wird auch als fully inter- 1 

lockd handshake bezeichnet, weil jeder Kommunikationspartner erst den nächsten J 

Protokoiischritt durchführen kann, wenn der jeweils andere diesenfieigibt. 

6.2.1.3 Synchronisation des Aktionsablaufs { 

I 

Während beb sychronen Zyklus alle Busteilnehmer sich nach dem langsamsten 
richten müssen, ist bei asynchronen Buszyklen die Zyklusgeschwindigkeit nur von den 

I NOTVALID 3 J nenfaiis zu verarbeiten, so kann sie durch Signalisie- 
Bild 6.4: Abgeschlossener rung von NOTACK die Quelle veranlassen, den 
semisynchroner Buszyklus 

momentan kommunizierenden Partnern bestimmt, d.h. sie kann mal groß oder mal 
klein sein. Das Synchronisationselement des synchronen Zyklus ist also die fest vor- 
gegebene Kommunikationszeit tb. Das Synchronisationselement des asynchronen 
Zykius ist die erforderliche gegenseitige Bestätigung jedes Schritts, bevor der Folge- 

Synchronisation des Aktionsablaufs 

QUEUE SENKE Ak7iONf 
P-- 

VALID 1 

NOTACK 

schritt ausgeführt werden kann. Daneben gibt es die 
Mischform des semisynchronen Protokolls (siehe 
Bild 6.4). Der Ablauf ist normalerweise synchron, 
d.h, nach der Zeit tb (Bild 6.4) wird nach V A I D  
wieder NOT VALID signalisiert. 

Faiis die Senke nicht in der Lage ist, innerhalb 
dieser Zeit die Daten zu übernehmen und gegebe- 
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Zyklus auszudehnen1 und 
NOT VALID erst dann ni si- 

I gnalisieren, wenn die Senke 
durch Komplementierung von 

Aktion # 1 NOTACKdies freigibt. Die Si- ---...--.- - 
gnalisierung von NOTACK Bild 6.5: Umschaltung synchranlacynchron 

muß allerdings erfolgen, bevor 
der anfänglich synchrone ZyklUs ni Ende geht. Ein semisynchrones Protokoll erlaubt 

I 

I also einen Wechsel von einem synchronen Ablauf zu einem asynchronen Ablauf in- 

! nerhalb eines Zyklus. Dies ist in Bild 6.5 als Impulsdiagramm dargestelIt. Der Pegel- 
wechsel low -, high des Signals WW codiert die Aktion V&ID (# I), der Pegelwech- 

t 

sel high -. low die Aktion NOTVALID (# 3). Solange die Infomatiamsenke das 
Signal NOTACK inaktiv (low) hält, beendet die Quelle den ZyMus nach der Zeit G, 
(siehe die beiden ersten Zyklen in Bild 6.5). Im dritten Zyklus von Bild 6.5 aktiviert 
die Senke vor Ablauf der Zykluszeit tb des synchronen Zyklus düs Signal NOTdCfi; 
worauf der Zyklus solange verlängert wird, wie dies die Senke verlangt. 

6.2.1.4 Konversion des Synchronisationsprotokolis 

Häufig müssen Kommunikationspartner zusammenwirken, die unterschiedliche 
Synchronisationsverfahren benützen. Beispielsweise ist der Buszyklus vieler Mikro- 
prozessoren sernisynchron. Halbleiterspeicher, mindestens jedocb die Speicherchips 
selbst arbeiten synchron2. In Bild 6.6 ist ein solcher Fall dargestellt, wenn zuätdkh 
das Kontrollfeld des Busses ein asynchrones Übertragungsverfahren unterstützt 
(oberer Teil von Bild 6.6). Die Anpassung der unterschiedlichen Protokolle auf das 
Busprotokoll erfolgt durch Protokollübersetzer, deren Ausführung im mittlerenTei1 
von Bild 6.6 dargestellt ist. Das Signal VALID der CPU wird direkt über denBus über- 
tragen. Im Protokollumsetzer auf der CPU-Platine wird durch V R t D  das D-Flip- 
Flop getaktet und so NOTACKaktiviert. Der Protokollumsetzer der Speicherplatine 
generiert die Zeitspanne tb nach Eintreffenvon VALID auf dem Bus euvXC'K-Signal, 

[I] Dieses Verfahren ist bei Mikroprozessoren unter dem Begriff "Einfügen von WAlT STATES" 
gebräuchlich. 

[2] Bei dynamischen Speicherchips wird üblicherweise die Adresse in zwei Schritten angelegt. 
Zuerst wird ein Adreßteii als Zeilenadressc mit iüife des RAS-Signals (raw address strobt) und 
anschließend der zweite Adreßteii als Spaltenadresse mit Hilfe des CAS-Signals (colum 
address strobe) eingelesen. Nach einer festen Veragerungszeit steht die ausdesende Informa- 
tion am Datenausgang zur Verfügung. E i e  "Daten-bereit-MeIdlmgt' erfolgt nicht. 
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das im Protokoilumsetzer der CPU durch Rücksetzen des D-Flip-Flops NOTACK t 

zurücknimmt und der CPU die Bereitschaft zum ZyMusende signalisiert. 

6.2.2 Modul-Typen am Bus 

An den Bus eines Multiprozessors sind mehrere Module angeschlossen. Entspre- 
chend der unterschiedlichen Eigenschaften werden diese Module fo lgendeden  
klassifiziert: 

(I Ein MASTER kann die Kontrolle über den Bus übernehmen und eine übertra- 
gungsoperation starten. 

(I Ein SLA'C/E kann an einer Informationsübertragung teilnehmen, falls er von 
einem Master aufgefordert wird 

Die Master- bzw. Slave-Eigenschaften sindpermanente Eigenschaften der Module. 
Ein Master-Modul kann auch die Slave-Eigenschaft beinhalten. Neben diesenperma- 

Mus. Bei einem SchreibzyMus ist der 
COMMANDER die Informationsqueiie 
und der RESPONDER die Informa- 
tionssenke. Beim Lesezykius gilt diesum- 

Bild 6.6: Konversion von gekehrt (siehe Bild 6.7). 
Synchronisationsprotokollen 

nenten Eigenschaften der Moduie können diese auch temporäre Eigenschaften besit- 
zen und werden deshalb zusätzlich danach Massifiziert: 

Konversion des Synchronisationsprotokolls 

, ,  

ACK I 

. Ein COMMDER ist ein 
MASTER, der aktuell über die Bus- 
kontrolle vegügt und die erste Aktion 
einer Übertragung auslöst. 

Ein RESPONDER Ist ein SLAVE, 
der vom COMWDER ausgewählt 
wurde, an der augenblicklichen Infor- 
mationsüberhagung teilzunehmen. 

Abhängig von der Richtung des Infor- 
mationsflusses spricht man von einem 
Schreibzykius oder von einem Lesezy- 
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Ein COMMANDER ist immer der Auslöser einer hfomationsübertragmg. Aus 
diesem Grund wird eine Infomationsübertragung nicht aus der Sicht QUEU,E -L 

SENKE, sondern aus dem Blickwinkel COMMANDER e RESPONDER betrach- 
tet. Da der Informationsfluß mal vom COMMANDER zum RESPONDER, mal urn- 
gekehrt erfolgen kann, muß das Kontroll- 
feld des Busses ein Protokoll zum Aus- 
tausch der QUELLEISENKE-Rollen zwi- 
schen COMMANDER und RESPON- 
DER vorsehen. Diese R ~ ~ ~ T E - p r o -  
tokolle sind üblicherweise Ergänzungen 
der bisher betrachteten Buszyklen. Bild 6.7: Unterscheidung Lese-iSchreibzyklus 

Als erstes Beispiel eines READ/WRITE-Protokolls sei das xu7.ADPUUE/WRI- 
TEPULSE-Protokoll für einen asynchronen Buszyklus besprochen1 (vgL 6.2.1.2). Die 
Tabelle in Bild 6.8 zeigt für einen Schreibzyklus (WRITE) und fiir einen hseqklus 
(READ) die Aktionsfolgen und deren Signalcodierungen. 

1 

Ein Schreibzyklus beginnt mit 
Aktion # 1 (VALID) ausgelöst durch 
den COMMANDER. Diese Aktion 
wird vom RESPONDER durch 
ACCEPT (# 2) quittiert, worauf der 
COMMANDER NOT VALID (# 3) 
und schließlich der RESPONDER 
READY (# 4) signalisiert. Die Aktio- 
nen VALIDNOT VRLID werden durch 

elektrischen Pegelwechsel (Zustand) L -._WIE --p~> -- 1 
low + high und die Aktion NOT VALID ~ild6.8:READPuLS~%i7EPÜ~~~rotokoll 

das Signal WRP (WRITEPULSE) des 
ISontrollfeldes übertragen, wobei in 
Bild 6.8 die Aktion VXLID durch den 

[I] Die Darstellung des READPUI;SEiWRITL3PWE-Protokolls für einen synchronen Buszyklus 
sei als Übung~auf~abe empfohlen. 

COMMANQEL..,~-R-* v m  

1 I /  .dry--R. CWWNDm!-+-+-4-.-- &*GK 

--B -.-. !-+---[)+ +! , 
i 2 3 4  o 6 7  I 

BWS 

mm 

READ 

C 

soURCE r----, ---.- ~ - ~ ~ C ~ q  INFO 

+ 
1 

3 

2 

4 

5 

7 

6 

--.- B 

-N - - 
VAUD 

NONAUD 

A-W 

REAW 

REQUEST 

ACCEPT 

VWD 

- NOWUID 

SIGNAL -"--- ..-- " - 
WRP LOW.> HMH 

w p  HIGH-? LOW 

AGK L0W.r HIGH 

ACK -- 
RDP LOW-2 HffiH 

fä>p ii15n.J. LOW 

ACK LOW-> HIGH 
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durch den Pegelwechsel high -. low 
codiert wird. Dies ist im unteren 
Teil von Bild 6.8 als Impulsdia- 
gramm skizziert. Nach dem Zyklus- 
ende sind die Signalpegel von WRP 
und ACK (ACKNOWLEDGE) 
wieder im selben Zustand wie un- 
mittelbar vor dem Zyklus. Wie in 
der Tabelle von Bild 6.8 dargestellt 
ist, wird durch das Signal ACK der 
Protokoiiteil des RESPONDERS 
codiert. ACCEPT wird durch den 
Übergang low -+ high und READY 
durch den Übergang high -+ low 
dargestellt. 

Ein Lesezyklus wird durch die 
Aktionsfolge REQUEST, VRLID, 

F ~ R  ~YKUIS~YP (ADVANCED WRITE) 

SIGNAL AMN - READ 
(ADVANCED READ) 

SOURCE INFO 

WMMANDER\ RD 

COMMANDER mB 

E s w m m  F* AcK 

1 2  3 4  6 6 7  8 

ZYiUUS AKnON 1i SIGNAL CODIERUNG 

- W A l T E  n m -  
AKnONSWDlERUNG DURCH SIGNALPAAR RDlSiü BZW. RDIACK L 

Bild 6.9: Advanced READMIRITE-Protokoll 

W R E  

ACCEPTund NOTKAWD kontrolliert. Mit der Aktion REQUEST (# 5 )  initiiert der 
COMMANDER den Zyklus. REQUEST ist durch den Pegelwechsel low -. high auf 
dem I<ontroUfeldsignal RDP (READPULSE) codiert. Der RESPONDER quittiert 
diese übertragungsaufforderung mit VALID (# 6), wobei er vorher die m übertra- 
gende information bereitstellt. Die Aktion VALID wird hier wie beim Schreibzyklus 
auf dem Signal ACK durch den Übergang low -+ high codiert. Die Übernahme der In- 
formation signalisiert der COMMANDER mit ACCEPT (# 7), worauf der RESPON- 
DER auf dem Signal ACK NOT VALID (# 8) signalisiert. 

Der COMMANDER benützt also bei diesem Protokoll getrennte Kontrollsigna- 
le für die beiden Übertragungsrichtungen. Dieser Protokolltyp wird beispielsweise 

., beim MULTlBUS I von Intel benützt, wobei folgende Zuordnung der Signalnamen 
@t: 

WRI.' -> MWTC (memory wtite commund) 

RDP -+ MRDC (memory read command) 

ACK+ XACK (trumfer acknowledge) 

VAUD 

NONALID 

ACCEm 

READY 

REQUEST 

ACCEm 

VAUD 

NDNAUD 

1  

3  

2  

4  

5 

7 

8 

8 

STB 

STö 

ACK 

ACK 

STB 

STB 

ACK 

ACK 

LOW-> HlGH 

HIGH-> LOW 

LOW-> HIGH 

HIGH-> LOW 

LOW-> HlGH 

HIGH-> LOW 

LOW-> HIGH 

HIGH-> LOW 



Busprotokolle 127 

6.2.3.2 Advanced READIWRITE - Protokolle 

Das Advanced READIWRI7.Z-Protokoll benützt zwei Signale zur Zyklussteue- 
ning und ein getrenntes Signal zur Kontrolle des ZyMustyps. Bild 6.9 zeigt diesen Pro- 
tokolltyp fiir asynchrone ~uszyklen'. Die Aktionen V'ALIDINOT V M D  bzw. 
ACCEPTIREADY des Scheibzykius sind durch Pegelwechsel der Kontrollsignale STB 
(STROBE) und ACK (ACKNOWLEDGE) codiert. Das Signal SZl3 wird vom 
COMMANDER, das Signal ACK vom RESPONDER bedient. 

Beim Lesezyklus werden dieselben zwei Signale zur Zyklussteuerung benützt. Die 
ausgelösten Aktionenhaben dann die Bedeutung REQUESTIACCEPT (Signal STB) 
bnv. VAIDINOT V A I D  (Signal ACK). Die Richtungsanwahl geschieht durch das 
Signal RD, das vom COMMAMlER vor ZyMusbeginn entsprechend gesetzt wird2. 

Dieser Protokolltyp wird beim VMEbus angewandt, wobei folgende Signalzuord- 
nung gilt: 

STB -, DSO*, DSI * (data strobe 0 low active, datn strobe 2 low ucthe) 

RD -+ W T E  * (write, low active) 

ACK -. DTACK* (duta traqfer acknowledge, low active) 

6.2.3.3 VALID/REQUEST-Protokolle 

Bei den oben erläuterten Protokollen werden drei Signale ziu: Aktionscadierung 
bzw. zur Protokoll-Implementierung benützt. Entweder wird je ein Signalpaar für den 
Lese- bzw. den Schreibzyklus benützt wie beim READPULSEIWXITEPULSE- 
Protokoll, oder es wird ein eigenes Signal für die Richtungssteuerung wie beim Ad- 
vanced READ/WRWE-Protokoll benützt. 

Beim VALID/REQUEST-Protokoll werden für beide Über~agun~srichtungen 
nur zwei Signale benötigt, wobei die Richtungscodiemng seque?ttiell erfolgt. Dies ist in 
Bild 6.10 für einen asynchronen Zyklus dargestellt. Die benützten Signale I/RL und 
MQ werden jetzt nicht mehr eindeutig vom C0MMAM)ER b m  RESPONDER 
bedient. Vielmehr wird V& von der Informationsquelle und RE& von der Inforrna- 
tionssenke bedient. Die Transfer-Richtung wird aus der Sequenz der Aktionen be- 
stimmt: 

- -- - -  

[l] DieaUmwandlung des dargesteiiten asynchronen Beispiels in einen synchronen Buszyklus wird 
als Ubung empfohlen. 

[2] deshalb auch die Namensgebung: advanced READ/WRITE 
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, 

SchreibzykEus: der Pegelwech- 
sel Eow -. high des Signals 
V A  wird gefolg vom Pegel- 
wechsel low + high des 
Signah REQ. 

Lesezyklus: der Pegelwechsel 
low -. high des Signals REQ 
wird gefolgt vom Pegelwech- 
sel low -. high des Signals 
VAL 

Zur Erkennung der Sequenz der 
Signalflanken muß die Schnittstel- 
lenlogik der Kommuni- 

$ 8 8  INFO I , 

kationspartner mit Spei- L 
I 

Bild 6.10: VALIDIREQUEST-Protokoll 
cherelementen (Flip-Flops) ausge- 

NKLUS 

W R i E  

REAO 

stattet sein. 

P 

1 

3 

2 

4 

5 

7 

8 

8 

M O N  

VALID 

NMYALID 

ACCEm 

READY 

REQUEST 

ACCEFT 

VALID 

iWiVALID 

Der Bus eines Muitiprozessorsystems ist eine zentrale Ressource, an der mehrere 
Master gleichzeitig angeschlossen sein können. Diese Master benötigen diese Res- 
source konkurrierend zueinander als Kommunikationseidchtung. Die Konkurrenz 
bringt mit sich, daß simultan mehrere Master den Bus benützen wollen. Für den Streit 
um eine gemeinsame Ressource wurde deshalb der Begriff CONTENTION~ einge- 
führt. 

Wenn mehrere Master den gemeinsamen Bus benutzen wollen und dies auch tat- 
: sächlich tun, wird mit hoher Wahrscheinlichkeit das Busprotokoli verletzt. Anders 

ausgedrückt bedeutet dieses, daß inkonsistente Aktionssequenzen am Bus ablaufen 
und so zu Xnformationsverlust führen können. Daraus folgt die triviale Forderung, 
daß zu einer gegebenen Zeit nur ein Master COMMNDER sein kann. 

SIGNAL 

VAI 

VAL 

REQ 

REQ 

REQ 

REQ 

VAL 

VAL 

[I] contention = Streit, Zank, Wetlstreit 

CODIERUNG 

LOW.> HlGH 

HIGH-> LOW 

W-> HIGH 

HIGH-> LOW 

LOW.> HlGH 

HIGH-, LOW 

WW-> HlGH 

HIGH-> LOW 



Es sind deshalb Verfahren erforderlich, die sicherstellen, daß nur einer von meh- 
reren Mastern zu einer Zeit COMMANDER werden kann. Solche Verfahren stelIen 
eine weitere Sorte von Busprotokoilen dar. 

6.3.1 .I Collision Detection 

Eine von mehreren Möglichkeiten zur Auswahl eines COMMANDERS stellt das 
Verfahren der COLLISION DETEC'JIION dar. Bei diesem Verfahren wird zugelas- 
sen, daß mehrere Master gleichzeitig auf die gemeinsame Ressource $.B. den Bus) 
zugreifen und sie benutzen wollen. Durch geeignete Überwachung wird sicherge- 
stellt, daß bei solchenfi1lrSionen kein Informationsverlust entsteht. Nach Erkennung 
einer Kollision werden alle daran beteiligten Master ihren Übertragungsversuch ab- 
brechen und m einer späteren Zeit einen erneuten Versuch starten. 

Jeder Master prüft vor einem Zugnff auf den Bus eine "be1egtJfrei"-Kennung 
(BUSYFREE-indication). Falls der Bus frei ist, benützt er ihn, d. h. er beginnt seinen 
Buszyklus. Da mehrere Master dasselbe unabhängig voneinander durchführen 
können, muß dieser gleichzeitige Start erkannt werden, der laufende Buszyldus ab- 
gebrochen und später erneut von vorne versucht werden. 

Der populärste Vertreter dieses Verfahrens ist das ~ ~ M . A / ~ ~ - ~ e r f t i h r e n )  das im 
Bereich der lokalen Netzwerke weit verbreitet ist. Dort wird ein Koaxialkabel oder 
einverdrilltes Adernpaar als serieller Bus eingesetzt, an dem Rechner als Netmverk- 
knoten (node) angeschlossen sind (siehe Bild 6-11). 
Ein übertragungswilliger Knoten prüft, ob augen- ptiife ob froi 

blicklich auf dem Bus-Medium eine Datenübertra- 
gung stattfindet (carrier sense). Wenn das Bus- ,# 

Medium frei ist, beginnt die Station mit ihrer über- 
tragung durch Aussendung eines Datenpakets, das 
sich in beide Richtungen ausbreitet. Der Datenemp- 
fänger erkennt aus der Zieladresse im Datenpaket, 
daß das Datenpaket für ihn bestimmt ist und kopiert 
die vorbeilaufende Information. Das Ende des Busses 
ist durch Abschlußwiderstände terminiert. Das Bus- 

- y -  
Zielknoten 
kopiert Raten 

Bild 6.1 1 :CSMicD~ugri ohne 

[I] CSMA/CD : carrier sense multiple access with collision detection 



1 1 collision detection I I I 

130 Multiprozessor-Busse 

abort, jarn, backoff - 
h n 
W V W 

carrier sense 

G 

frei: übertragen 

F ' 

I 

Bild 6.12: CSMAICD Zugriff mit 
Kollision 

medium ist wieder frei, wenn das Datenpaket 
beide Busenden erreicht hat. 

Bild 6.12 zeigt denselben Vorgang, wenn zwei 
Stationen gleichzeitig sendewillig sind. Beide 
"hören" auf den Bus und stellen fest, daß er £rei ist. 
Folglich beginnen sie gleichzeitig mit der Aussen- 
dung ihres Datenpakets (transmit). Nach einer ge- 
wissen Zeit erreicht das Datenpaket der Station 1 
die Station 2 und umgekehrt. Da jede Station 
während der eigenen Übertragung weiterhin auf 
denBus "hört", stelltjede eine Codeverletzungfest. 
Dies ist das Anzeichen einer Kollision, d.h. daß 
mehr als eine Station gleichzeitig gesendet haben 
(coUision detection). Daraufhin brechen beide 
Stationen ihre Übertragung ab (abort) und begin- 
nen mit der Aussendung eines Hemmsignals Garn). 
Dieses wird so lange ausgesandt, daß jede andere 

Station am Bus mit Sicherheit von diesem Kollisionsereignis Kenntnis bekommt. 
Danach warten die kollidierten Stationen eine individuelle, zufäliig gewählte Zeit ab 
(backoff), bevor sie einen Neuversuch beginnen (retry). Eine der beiden Stationen 
wird beim zweiten oder einem weiteren Sendeversuch erfolgreich sein. 

6.3.1.2 Contention Avoidance 

Der Wettstreit um die gemeinsame Ressource Bus kann vermieden werden, wenn 
das Zupj.$srecht explizit von Master zu Master weitergereicht wird oder fest vorgegebe- 
ne Zeiten für jeden Master für den Buszugriff existieren. 

Das TOKEN PASSING - Prinzip gehört zur ersten Schema. Der TOKEN ist ein 
eindeutiges Zeichen, das von Master ni Master zyklisch weitergereicht wird. Der 
Master, der augenblicklich im "Besitz" des TOKENs ist, kann den Bus zur Tnforma- 
tionsübertragung benützen. Wenn die Übertragung abgeschlossen ist, reicht er den 
TOKlEN seinem nachfolgenden Master weiter. Fails dieser nicht übertragungswillig 
ist, reicht dieser seinerseits den TOKEN an seinen Nachfolger weiter. 

Das ~eitscheibenverfahren gehört zum zweiten Verfahren. Dabei werden Zeitin- 
tervalle eingeführt, die endlos aneinandergereiht sind. Jedes dieser Zeitintervalle ist 
seinerseits in Zeitschlitze eingeteilt. Jeder Zeitschlitz ist einem Master zugeordnet. 

Contention Avoidance 
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Der Master ist berechtigt, während "seines" Zeitschlitzes den Bus zu benutzen. Kol- 
lisionen können nicht entstehen. 

6.3.1.3 Collision Avoidance/Contention Resolution 

Das bei Multiprozessoren verbreitetste Verfahren ist das Collision Avoidance 
Prinzip. Dabei bleibt der Wettstreit der Master um die gemeinsame Ressource erhal- 
ten. Die Contention wird aber nach festenRegeln aufgelöst und dabeiwhd ein Master 
als COMMANDER ausgewählt (ARBI77UTION, siehe Abschnitt 6.4). 

6.3.2 Phasen einer Informationsübertragung 

Eine vollständige Informationsübertragung über den Bus eines eng gekoppelten 
Multiprozessorsystems verläuft in drei Phasen. Dies ist in Bild 6.13 dargestellt. In der 
ersten Phase muJ.3 aus den Mastern ein COMMANDER ausgewählt werden. Der so 
bestimmte COMMANDER wählt seinerseits einen Slave als RESPOWER aus 
(Phase 2) um schließlich einen Punkt-zu-Punkt-Datenaustausch vorzunehmen. 
(Phase 3). 

Die drei Phasen können auch folgendermaßen bezeichnet werden: 
Phase I: ARBITRTERUNG des Busses bzw. Buszugnfes 

Phase 2: ADRESSIERUNG eines Slaves durch dePz COMMANDER 

Phase 3: INFORMA TIONSTRANSFER 

Eine vollständige Informationsübertragung stellt damit eine BUS-Trm&iorz dar, 
die aus den Schritten ARBITRIE- , V 
R UNG, ADRESSIER UNG und MASTER S M E S  

TRANSFER besteht. Eine BUS- 
WMMANOER. 

Transaktion muß entweder voll- L AUSWAHL 

ständig zu Ende geführt werden 
oder sie gilt als nicht begonnen und 
muß erneut von Beginn an versucht 
werden, falls sie aus irgendwelchen 
Gründen nicht zu Ende geführt 

PUNKT-DATEN- 
werden konnte. 

Entsprechend der bisher bespro- 
chenen allgemeinen Eigenschaften ----P 

Bild 6.13: Phasen einer Infomationsübertragung 

Phasen einer Informationsübertragung 
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Bild 6.14: Hierarchie der Bus-Operationen 
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von Bussen zerfällt eine BUS- 
Transaktion in eine Hierarchie von 
Bus-Operationen (siehe Bild 6.14). 
Eine BUS-Transaktion überträgt 
Information zwischen COMMAN- 
DER und RESPONDER. Jede 

Transaktion benötigt dazu i. A. mehrere Buszyklen und jeder Buszyklus zerfällt in 
eine Folge von Elementaraktionen. 

6.4 Arbitrierung 

Arbitrierung dient der Vermeidung von Zugriffskonflikten mehrerer Ressourcen- 
benutzer auf eine gemeinsame Ressource. in Multiprozessoren ist die gemeinsame 
Ressource häufig der System-Bus oder der gemeinsame Speicher. Die Ressourcen- 
benutzer sind typischerweise die CPUs. 

. 6.4.1 Logische Struktur eines Arbiters 

Bild 6.15 zeigt die logische Struktur eines Arbiters. Der Arbiter nimmt die Bele- 
gungswünsche der n Ressourcenbenutzer (REQUESTs) entgegen und signalisiert 
einem dieser REQUESTORen die Erlaubnis, auf die gemeinsame Ressource zuzu- 
greifen (GRANr). Dieser GRANT kann immer nur dann gewährt werden, wenn die 
Ressource nicht mehr in Benützung ist (NOT BUSY). Formal betrachtet handelt es 
sich um die Abbildung eines , 

6.4.2 Zentralisierte Arbiter I ReguenYBMor Grant-Vektor I 

REQUEST-Vektors in einen GRANT- 
Vektor, wobei zu jeder Zeit maximal ein 
GRANT aktiv sein darf. 

Zentralisierte Arbiter sind in einer I R = (r,) - G=(g,) 1 
physikalischen Einheit als zentrales 
Element eines Systems implementiert 

1--.-, 
REQUESTS - 

n:- 

MAXlMAl1 GRANT ZU EINER ZEIT M V  

I I 

Bild 6.15: logische Struktur eines Arbiters 

BUSY 

- 
M B m R  

Collision AvoidancelContention Resolution 

-1 
-GRANTS 

-n  



Arbitrierung 

Zn ARBiiRIERUNGSLERINGEN 
ERFORDERLICH 

Bild 6.16: Zentralisierter Arbier 

PRIORITATS- 
REQUESTS DECODER 

I d 
Bild 6.1 7: Prioritätsencoder als zentraler Arbiter 

(Bild 6.16). Bei zentralisierten Arbitern müssen n Request-Leitungen zum Arbiter 
und n Grant-Leitungen vom Arbiter zu den Ressoursenbenutzern ge£iihrt werden. 
Dies kann bei einer großen Zahl von Ressourcenbenutzemzu einem hohen Verdrah- 
tungsaufwand führen. 

Ein einfaches Beispiel eines zentralisierten Arbiters ist der Prioritätsencoder 
(siehe Bild 6.17). Der Prioritätsencoder übernimmt die Requestsignale der Ressour- 
cenbenutzer. Jeder Eingang des Encoders entspricht einer Priorität von l..n. Am 
Ausgang des Encoders erscheint die Nummer (Priorität) des Eingangs höchster Prio- 
rität, der von einem Requestor aktiviert wurde. Falls der Ausgang des Encoders diese 
Priorität in codierter Form ausgibt, muß durch einen nachfolgenden 1 aus n Decoder 
das dieser Prio- 
rität zugeord- 
nete Grant- 
Signal aktiviert 
werden. 

Bild 6.18 
zeigt einen 
s o l c h e n  
Arbiter unter 
Einsatz von 
Standard-1ITL- 
schaltkreisen'. 

I 74S148 748138 
Bild 6.18: PrioritätsArbIter mit TiL-Bausteinen 

Er unterstützt bis zu acht Requestoren, da er acht Prioritätsstufen kennt. Die in der 
Schaltung verwendeten Bausteine lassen sich kaskadieren, so daß eine Erweiterung 
auf mehr als acht Prioritäten möglich ist. 

[I] In der Schaltung ist die Auswertung des Resource-Busy-Signals nicht enthalten. 

Zentralisierte Arbiter 
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6.4.3 Verteilte Arbiter 

Neben den zentralisierten Arbitern sind die verteilten oder dezentralisierten 
Arbiter weit verbreitet. Ein verteilter Arbiter besteht dabei aus einer Menge von 
identischenEinheiten, die Teil der Ressourcenbenutzer (REQUESTOR) sind (siehe 

Bild 6.19). Diese Einheiten sind über den 
Ressource Bus untereinander verbunden und bilden 

,_________________ __________________. f i l  zusammen den Arbiter. Ein besonders 

L- --- - --- -- --- ------- --- --J . . . . . . . einfaches Beispiel ist der DAISY- 

Ressourcenbenutzer 
CHAIN-ARBITER (siehe Bild 6.20)'. 
Dort sind die Arbiterelemente von drei 

Bild 6.19: Struktur eines verteilten Arbiters R~~~~~~~~ dargestellt. Jeder Requester 
kann unabhängig von allen anderen einen Zugri£€swumch anmelden (local request). 
Abhängig vom Eingangssignal general grant in wird daraufhin lokal entschieden, ob 

) der Zu@ möglich ist (local grant). Falls kein local request vorliegt, wird das general 
grant in - Signal an den Nachfolger 
der Kette weitergereicht (general 
grant out). 2 

\ 
Das DAISY - CHAIN - Arbitrie- 

rungsverfahren wird sehr häufig an- 
gewandt, da es sehr einfach ist und 
wenig Implementierungsau£wand 
bedeutet. Die wesentlichen Merk- 

. . 
REQUESTER I I I REQUESTER N 

LOCAL GRANT LOCAL REQUEST 

Bild 6.20: verteilter Arbiter: DAISY CHAIN als Beispiel 

male sind: 
Die Zahl der Arbitnerungsleitungen ist unabhängig von der Zahl der Stationen 
(Master oder Requester). 

Die Arbitiemngszeit nimmt mit wachsender Stationszahl zu und begrenzt die 
Zahl der ~tationen~. 

Starres Pnoritätsschema absteigend vom Anfang der Kette in ~ichtung Ende der 
Kette (steckplatzabhängig). 

[I] In der Schaltung ist die Auswertung des Resource-Busy-Sigi&, und der Zeitsteuerung nicht ent- 
halten. 

[2] Ein weiteres Beispiel, der Distributed Seif Selection Arbiter, wird in einem späteren ~bschnit be- 
handelt. 

[3] Beispiel: beim Intel Single Board Computer iSBC 86112A für den MULTIBUS I sind bei DAISY 
Arbitrierung maximal drei Boards bzw. Master erlaubt. Andernfalls wll.d die für die Ar- 

bitrierung verfügbare Zeit überschritten. 
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6.4.4 Arbitrierungsstrategien 
Die oben angeführten Beispiele für zentrale und verteilte Arbiter, der Prioritäts- 

arbiter und der DAISY-CHAIN-Arbiter vergeben den Zugriff auf die Ressource nach 
einem festen Prioritätsschema. Dabei kann es passieren, daß niedrig priorisierte 
Master möglicherweise den Bus nicht mehr zugeteilt bekommen, weil alle höherprio- 
risierten Master den Bus voll auslasten. Dieser, STARVATION~ genannte Effekt, 
kann bei Echtzeitanwendung zu Problemen führen. Echtzeitsysteme müssen unter 
allen Umständen in der Lage sein, mit Ereignissen der externen Welt Schritt zu 
halten. Falls in einem Prozeßsteuersystem Alarmsituationen auftreten, können sehr 
viele Busanforderungen höherpriorisierter Master entstehen und so niedrig priori- 
sierte Master vollständig an der Bearbeitung ihrer Aufgabe hindern. 

6.4.4.1 Faire Arbiter 

Zur Verhinderung der Starvation sind für Echtzeitsysteme faire Arbiter erforder- 
lich. Mit fairen Arbitem kann eine maximale Venögerungszeit garantiert werden b& 
nach einem Bus-Request der Bus-ZugnfSdurch den Arbiter gewährt wird Dies kann er- { 
reicht werden durch: 

Dynamische Vergabe von Prioritäten: Die Prioritäten der Master können zur 
1 

LauJfeit des Systems geandert oder gar nach jedem Grant zyklisch neu gaeh.t 
werden (rotatingpriority assignment). i 
ROUND ROBIN SCHEDULING: Bei dieser Strategie werden simultan vorlie- 
gende Anforderungen zyklisch bedient. Dadurch ist sichergestellt, hdaß alle Re- 
quests auch tatsächlich zu einem Grantführen. 

Für beide Fälle sei je ein Beispiel erläutert. 

6*4.4=2 Zentralisierter fairer 4-Port-Round-Robin-Arbiter 

Bild 6.21 zeigt das Blockschaltbild ehes 4-~ort-ArbitersZ. Aus denvier möglichen 
RequeSts A..D ermittelt der Arbiter einen von vier Grants A.D. Dabei ist sicherge- 
Stellt, daß simultane Requests im Mittel gleichbehandelt werden. 

Die Funktionsweise des Arbiters ist als ~ustanh-Übergangs-Diagramm in Bild 6.22 
dargestellt. ~~d~~ Kreis des Diagramms stellt einen Zustand diesessynchronen Schalt- 
werk (endlicher Zustandsautomat) dar, in dem einer oder auch keiner der vier Grants - 

to starve = hungern, aushungern 

[21 nach HoneyweU High Speed &biter, IEEE 1985 ~ustom Integrated Cuicuits Conference 

Arbitrierungsstrategien 
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aktiviert ist. Die gerichteten Kanten .geben 

REQUESTS 
von einem Zustand in einen Folgezustand an, 

Bild 6.21 : 4-Port-Arbiter der mit der nächsten Talctfla.de vorgenom- 
men wird. Nach dem RESET wird der 

- Zustand A eingenommen, d.h. Port A wird der Zu@ gewährt. Falls anschließend 
die Ports B,Cund D simultan einen Zugriffsmch durch Aktivierung ihres Request- 

6.4.4.3 Distributed Self Selection Arbitration 

Signals anmelden, erfolgt 
mit dem ersten Folgetakt ein 
Übergang zum Zustand B, 
mit dem zweiten Folgetakt 
zum Zustand C und schließ- 
lich mit dem dritten Folge- 
takt in den Zustand D. Falls 
aus dem Zustand NONE alle 
vier Teilnehmer simultan 
einen Zugriff anmelden, 
werden sie in der Reihenfol- 
ge k . D  bedient. Es dauert 
also maximal vier Arbitrie- 
rungsschritte, bis dem 
letzten Teilnehmer der 
Zugriff gewährt wird. Falls 

Distributed Self Selection Arbitrationist einverteiltes Arbitrierungsverfahren, das 
keine festen Prioritäten kennt1. Das Prinzip ist in Bild 6.23 dargestellt. ~ e d i r  Master 
verfügt über einen lokalen Arbiter, bestehend aus einer Kontroll-Logik zur Steue- 
rung des Arbitriemgsvorgangs und einem Prioritatsnetnverk zur Ermittlung des Ar- 
bitrierungs-Gewinners. Die Prioritätsnetnverke der Master sind untereinander über 
einen WIRED-OR-Paraiielbus (Prioritätsbus) verbunden. Ein Master meldet an die 

AQCD 
Zustandsdiagramm 

--  
ABEo AQCD 

k Port A granted 
8: ~ o r t  B nranteci 
C: ~ o r t  ~Qranteci 
D: Port D granted 

NONE: no grant 

[l] Dieses Verfahren wird beispielsweise beim MULTIBUS Ii von Intel eingesetzt. 

permanent Requests an- Bild 6.22: CPort-Arbier - Zustands-Übergangsdiagramm 
liegen, werden die Grants 
zyklisch (round robin) gewährt. 

Distributed Self Selection Arbitration 
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lokale Kontroll-Logik den 

Bus-Zugriffswunsch (bus 
request). Am Anfang des 
nächsten Arbitrierungszy- 
Mus gibt die Kontroll-Logik 
diese Anforderung als want 
an das Prioritätsnetzwerk. 
Dieses vergleicht die auf Bild 6.23: Distributed Self Selection ~ r b i i e r )  

dem Prioritätsbus anliegende Priorität mit der lokalen Arbitriemgs-Kennung (iD, 
arbitration-ID, Priorität). Bei Übereinstimmung ist dieser Master der Arbitrierungs- 
gewinner' (win) und die Kontroll-Logik kann Bus-Grant zurückmelden. 

[I] Abgesehen von der Tatsache, daß auf dem Prioritätsbus die invertierte PrioritLt anliegt. 

[2] Im MULTIBUS I1 wird eine 5-Bit ID und zusätzlich ein High-Priority-RequesI-Bit verwendet 
(zusammen 6 Bit). 

Das wesentliche Element eines solchen Arbiters ist das Prioritätsnetmerk. Dieses 
ist in Bild 6.24 für eine 4-Bit ID dargestellt2. Bei Vorliegen einer Bus-Anforderung 
wird WANT aktiv (high). Dadurch wird der lokale Arbitrierungs-Kenner (local D) 
auf die Auswertelogik gelegt. Die Auswertelogik vergleicht bitweise, beginnend mit 
dem höchstwertigen Bit (hier Bit 3), die lokale Priorität (local ID, LP) mit der Priori- 
tät, die am Prioritätsbus (BP) anliegt. Dazuwird zunächst das höchstwertige Bit (Bit 

3) auf den Prioritätsbus (Bit 3) 

Arbitrierungsstrategaien 

WANT 

LOWE PRIORTT#T ( LP) BUSPRIOR~AT '"' 

Bild 6.24: 4-Bit-Prioritätsnetzwerk 

ausgegeben. Da dieser als 
WIRED OR Bus über invertie- 
rende OPEN COLLECTOR 
Treiber angesteuert wird, er- 
scheint auf dem Bus ein low- 
Pegel, falls das zugehörige ID- 
Bit "1" (hkh) ist. Gleichzeitig 
wird der Lowege l  vom Prio- 
ritätsbus zurückgelesen und 
durch das ODER-Gatter mit 
dem ausgegebenen Logik- 
Pegel verglichen. Falls das LP- 
Bit low ist, ergibt sich am mge- 
hörigen BP-Bit high und der 
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~ a t t e r a u s ~ a n ~  T/;E ergibt high. ~ a l l s  aber ein 
anderer Master dasselbe LP-~i t  als high ' 

anlegt, erzwingt er am zugehörigen BP-Bit 
einen low-Pegel. Der Vergleichsausgang 
des ODER-Gatters des ersten Masters 
ergibt dannlow, während der zweite Master 
zur Entscheidung high kommt. 

Bild 6.25: Entscheidungsbeisplel 
Der vollständige Entscheidungsprozeß 

ist in Bild 6.25 für zwei Master dargestellt. Master A hat dabei die ID 0101 und gewinnt 
deshalb die Arbitrierung über Master B mit der niedrigeren ID 0011. Da der Wert 
des Arbiter-ID auch aus einem Register entnommen werden kann, besteht die Mög- 
lichkeit, m Laufzeit eine Neuzuweisung vorzunehmen und so dynamisch neue Prio- 
ritäten zu vergeben. 

Entsprechend den obigen Ausführungen können die Eigenschaften der Distribu- 
ted Seif Selection Arbitration folgendermaßen zusammengefaßt werden: 

Dezentrale Arbitriemng 

Geringerer Verdrahtungsaufwand alS bei zentraler Arbitriemng (ein Prioritäts- 
0 bus mit N Leitungen kann 2N Mmter arbitrieren). 

Der Arbiter ist im Gegensatz zum DAISY-CHAIN-Arbiter Steckplatz-unabhän- 
gig. 

Das Selektor-Netzwerk &t universell und deshalb für die Integration in Stan- 
dardbausteine geeignet, ohne den Anwender einzuschränken. 

Die Arbiter-Korttroll-Logik bleibt Busprotokoll-spenfW.ch. 

Durch dynamkche Änderung der Arbiter-IDs kann FAIRNESS erreicht werden. 
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7 Beispiele für Standard-Busse 

7.1 Einführung 

In diesem Kapitel sollen einige multiprozessorfiiige Industrie-Standard Bussyste- 
me besprochen werden. Allerdings können die hier dargelegten AusfEhmngen nicht 
die vollständigen Spezifikationen der Hersteller bzw. internationalen Standardisie- 
rungskommissionen ersetzen. Es kann hier lediglich ein Überblickvermittelt werden. 
Ziel dieses Abschnitts ist, die bisher besprochenen Buskonzepte durch weit verbrei- 
tete Produkte zu beleuchten. 

7.2 Der MULTIBUS I 

Der MULTlBUS I ist ein Multiprozessor-fähiger Bus, der ursprünglich von Intel 
definiert wurde. Mittlerweile ist er als IEEE Standard P796 genormt. Obwohl der 
MULTIBUS I schon recht alt ist, ist er trotzdem noch sehr populär. Er wird durch in- 
tegrierte Schaltkreise gut unterstützt. Zahlreiche Hersteller bieten MULTIBUS I - 
kompatible Board-Produkte an. 

7.2.1 Übersicht über den MULTIBUS I 

Der MULTIBUS I ist ein asynchroner Multiprozessor-fähiger Bus. Er unterstützt 
8 und 16 Bit Datentransfers und einen Adreßraum von 16 MByte. Das Bus-Interface 
besteht aus 24 Adreßleitungen, 16 Datenleitungen, 12 Kontroll-Leitungen, 9 hter- 
ruptleitungen und 6 Arbitriemngsleitungen (siehe Bild 7.1). Neben den elektrischen 
Festlegungen sind auch die mechanischen Eigenschaften fixiert. 

Übersicht Über den MULTIBUS I 
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Bild 7.1: Bus-Signale beim MULTIBUS I (Intel) 

DATZY 
DATO* 

7.2.2 Die MULTIBUS I Kontroll-Leitungen 

Die MULTIBUS I Kontroll-Leitungen umfassen u.a.: 
zwei Taktleitungen zur Verteilung des Systemtaktes und zur Synchronisation der 
Bus-Arbitrierung 

72 
74 

vier Command-Leitungen und eine Achnowledge-Leitungfür den Datenaus- 
tausch nach dem READ-PULSEIWRITE-PULSE-Protokoll (siehe Bild 7.217.3) 

eine Initialisierungs-Leitung als globaler RESET 

DATS + 
DATl* 
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1 J 

Bild 7.2: Lesezyklus Bild 7.3: Schreibzyklus 

STABILE ADRESSE 

10W4 o D ~ ~ ~ ~  

t , 24 Ahßleitungen, zwei Inhibit-Leitungen und eine Byte-Control-Leitung 
! (BHE). Mit Hilfe der beiden Inhibit-Leitungen kann einer von mehreren 16 

MByte-Adreßräurnen ausgewählt werden. Das BHE-Signal erlaubt, in 16-Bit-Sy- 
\ stemen das obere Byte im Wort anzuwählen. 

5FqE IOWC* ODER 

I 7.2.3 MULTIBUS I-Arbitrierung 

Der MULTIBUS I unterstützt verteilte undzentralisierte Arbitrierung. Bei der ver- 
teilten Arbitrierung wird das D A I S Y - C U  Verfahren mit Hilfe der Bus-Signale 
BPRN* und BPRO* benützt1 (siehe Bild 7.4). 

den Belegungsmstand global anzeigen. 

Bei mehr als drei MASTERn muß in 
der Regel das zentralisierte Arbitrie- 
rungsverfahren eingesetzt werden. 
Dabei wird üblicherweise in einer zusätz- 
lichen Logik das Prioritäts-Schema 

In Bild 7.6 ist ein Arbitrierungsvorgang als Impulsdiagramm zur Verdeutlichung 
dargestellt2. Dabei ist angenommen, daß MASTER A eine niedrigere Priorität als 
MASTER B hat und anfänglich in Bus-"Besitz" ist. Durch Aktivierung von BREJS* 

BPRN' : BUS PRIORW IN 
BPRO*: BUS PRIOiUiY OUT 

MAX. 3 MASTER BEI l W  NSEC BUS-TAKT (BCW*) 

t 

[l] AUe Arbitrierungs-Signale müssen auf die fallende Hanke des BCLK*-Taktes synchronisiert 
sein. 

I [2] Die Signalbezeichnung in diesem Bild gilt für das zentraüsierte Athitrierungsschema. Wenn 
BREQ* durch BPRO* ersetzt wird, gilt es in ähnlicher Weise für die DAISY-CHAIN Arbitrie- 
rung. 

benützt (siehe 7.5, Kapite1 Ab- Bild 7.4: MULTlBUS I DAlSy CHAlN &Vierung 
schnitt 4.2). Das BPRO*-Signal wird hier 
nicht benützt. Statt dessen wird das BREQ*-Signal nun zentralisierten Prioritäts- 
Arbiter geführt, der dem höchst priorisierten MASTER über das Signal B P W  den 
Bus-Zugriff gewährt. Ein MASTER, der augenblicklich im "Besitz" des Busses ist, 
kann durch Aktivierung des BUW-Signals, das als ~ ~ D - O R - S i g n a l  ausgefiihrt ist, 

MULTIBUS I-Arbitrierung 
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Bild 7.6: MULTIBUS I Bus-Arbiirierungsvorgang 
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[I] Zur Vereinfachung der Hardware-Entwicklung gibt es hierfür geeignete VLSI-Bausteine wie 
z.B. der 8289A-Bus-Arbiter von Intel. 

PRIORTTATT~ P R I O ~ ~ A T  e PRIOWAT 1 PR'0RTTAT0 von MASTER B als Folge 
eines Übertragungswunsches 
durch die CPU (transfer 
request), wird BPRN* von 
MASTER A inaktiv (high) 
und BPRN* von MASTER B 
aktiviert (low). MASTER A 
kann trotzdem noch den Bus 

Bild 7.5: MULTIBUS I zentralisierte Arbitrierung benützen, da er BUS* akti- 
viert hat. Sobald MASTER A 

den Bus nicht mehr benötigt, wird er BUSY* auf high (inaktiv) setzen und auch die 
anderenBus-Leitungen, wie z. B. den Adreß-Bus oder die Command-Leitungen nicht 
mehr treiben (high-impedance). Darau£hin wechselt die "Besitzerschaft" über den 
Bus zum MASTER B, der jetzt BUSY* aktiviert und die Busleitungen aktiv treibt.' 
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7.2.3.1 Unteilbare Buszyklen 

Unteilbare Buszyklen werden benötigt, wenn eine Folge von Bus-Datentransfer- 
Operationenunteilbar, d.h. ohne zwischenzeitlichen Wechsel der Bus-"Besitzerschaft 
erfolgen müssen. Solche Zyklen werden in eng gekoppelten Multiprozessoren zur Im- 
plementierung von Semaphoren benötigt1. Zur Realisierung von solchen READ- 
MODIFY-m-Buszyklen (RMW) benutzt der augenblickliche Commander das 
B.USY*-Signal. Dies bleibt bis zum Abschluß des RMW-Zykius aktiv2. 

BUS MASTER I I I Master CPU I I BUS SLAVE 1 r - " - K & ~ l  

INT7* 

Bild 7.7: MULTIBUS I Non-Bus-Vectored lnterrupt Schema 

7.2.4 MULTIBUS I Interrupts 

Der MULTIBUS I unterstützt zwei Interrupt-Grundtypen: 
Beim NON-BUS-WCTORED Intempt, werden die Interrupt-Signale von In- 
termptquellen (110-Bausteine) direkt über die acht Bus-Intemzpt-Leitungen 
(INlü*..INV*) zu einem Intermpt-Contmller übertragen {siehe Bild Z 7). Der 
Intempt-Controller löst bei der CPU den Intertupt aus und "e@uhnt" vorn Inter- 
rupt-Controller die Kennung des eingegangenen Intemrpts. Zum Rücbehen des 
Intempts muj3 die CPU einen Schreibvorgang beim Slme durchführen, der das 

[I] Näheres hierzu bei der Besprechung der 68000-Prozessorfamilie in Kapitel 8. 

[2] Die Arbitrierungslogik muß dazu vom Prozessor informiert werden, ob der RMW-Zyklus 
beendet ist. Die 80x8~-Prozessorfde besitzt hierfür das Pro~essorsignii LOCK*, das durch 
den Prek-Befehl LOCK vom Programm aus aktivierbar ist. 

MULTIBUS 1 lnterrupts 
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Intemcgt-Request-Flip-nop zurücksetzt. Dieses Schema unterstützt nur acht un- 
abhängige Intermpt-Quellen. 

Beim BUS-VECTORED Intermpt ist der Slave, der den Intempt auslöst, selbst 
mit einem eigenen Intenupt-Controller ausgestattet (siehe Bild 7.8), der bis ZU 
acht Intenupts dieses Sluves zusammenfaßt und an einen Intermpt-Eingang h 
Interrupt-Controllers der "?zuständigen" CPU weitemeldet. Dieser Intermpt- 
Controller unterbricht die CPU, die einen zweifachen1 Intempt-Acknowledge- 
Zyklus (INTA) w a r t .  Beim ersten INTA erhält die CPU vom AUSTER-In- 
terrupt-Controller die eingegangene Intermpt-Nummer. Beim zweiten INTA legt 
die CPU die zu dieser Intermpt-Nummer gehörige Slave-Adresse (interrupt 
code) auf den Adreßbus (Bits 8.4) worauf der Slave-InternPt-Controller den 
zum anstehenden Interrupt zugehörigen Intermpt-Vektor auf den Datenbus 
(Bits 0..7) legt und 
mit XACK* (traeer 
acknowledge) quit- 
tiert. Während des 
meh@zhen INTA- 
Zyklus signalhiert 
die CPU dem zuge- 
ordneten Arbiter 
durch LOCK*, da$' 
der Bus nichtfreige- 
geben werden darf: 
Dadurch bleibt d& 
BUSY*-Signal am 
Bus aktiv und die 
mehrere Buszyklen 
andauernde Inter- 
rupt-Quittierung 
kann von keinem 
anderen MASTER 
gestört werden (un- 
teilbare Buszyklen). 

lrn I 
I N T ~  I n 
ADWAORA X INlRX-ADRESSE X 

DATAODATA7 m ~ s ~ m *  
XACK* U 
BUSLOCK* \ 

Bild 7.8: MULTIBUS I Bus-Vectored lnterrupt Schema 

7.2.5 32-Bit-Prozessor für MULTIBUS I 

Obwohl der MUEITBUS I ursprünglich für 8- und 16-Bit-Prozessoren gedacht 
war, gibt es auch MULX'IBUS-I-Re~hner~latine. mit 32-Bit-Prozessoren. Ein Bei- 

[I]  Bei Verwendung des 8259A hterrupt-ControUers von Intel sind auch drei INTA9s mögiich, 
erlaubt Interrupt-Vektoren, die zwei Bytes breit sind. 

Unteilbare 5uszyklen 
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I 

32-Bit CPU Bus Dual-Port 
Controller . . 

lSBit Local Bus 

RS232C 
lSBit Data 
24-Bit Address 

Bild 7.9: 32 Bit Prozessor am MULTIBUS I 

spiel von Intel ist in Bild 7.9 dargestellt. Diese Prozessorplatine enthält einen 80386 
Prozessor, der von einem 80387 Coprozessor unterstützt wird. Über einen Dual-Port- 
Memoy-Controller hat der Prozessor Zu@ auf einen 16 MByte großen, 32-Bit- 
breiten externen Speicher. Ein Bus-Buffer paßt den 32-Bit Prozessor-Bus auf einen 
16-Bit breiten Lokalbus und den MULTIBUS I an. Natürlich ist das Prozessorboard 
mit einem Cache-Speicher ausgestattet. Andernfalls könnten der 80386 Prozessor 
und sein Co-Prozessor nie entsprechend ihrer potentiellen ~eistungsfähigkeit betrie- 
ben werden. 

Aus der Sicht der erreichbaren limitierten Leistungsfähigkeit ist es nicht sehr sinn- 
voll) 32-Bit-Prozessoren der Leistungsklasse 80386 an einen 16-Bit-BUS annipssen. 
Der Vorteil liegt hier in der weiten Verbreitung des MULTIBUS I und der damit ver- 
fiigbaren großen Zahl von kompatiblen Platinen fiir die ~nsteuerung von ~enpherie. 
uerd ing~ ist diese Vorgehensweise lediglich ein ~igratiompffßd von der M-Bit Mul- 
ti~rozessonvelt in die 32-Bit Multiprozessonvelt. 

7.3 Der VMEbus 

Der VMEbus ist ein von Motorola, Signetia-Philips und ~ o s t e k  gemeinsam de- 
rnerter ~ ü s - ~ t ~ n d ~ ~ ~ ,  der mittlerweile auch als IEC 821 BUS und IEEE PlOl4PlJ 

32-Bit-Prozessor für MULTIBUS I 
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Standard bekannt ist1. Er ist als highpel-fomzance bus für 16132-Bit-Multiprozessor- 
Systeme konzipiert, deren Haupteinsatzgebiet der Echtzeitbereich ist. Der VMEbus 
wurde für drei Komplexitätsstufen definiert: 

Standard. 16 MByte Adreßraum, 16 Bit Datenpfad 

Extendeck 4 GByte Adreßraum, 32 Bit Datenpfad 

Reduced. 64 kByte Adreßraum, 16 Bit Datenpfad 

Von diesen drei Varianten ist die extended Form die wichtigste. Auf sie sei deshalb 
hier eingegangen. 

7.3.1 Überblick über den VMEbus 

Die VMEbus Spezi£ikation definiert eine mechanische und elektrische Verbin- 
dungsstruktur und die Protokolle für den Anschluß und die Kommunikation Von 
VMEbus-Modulen. VMEbus-Module können CPU-Platinen,  e eich er-~latinenund 
W-Platinen sein. Jedes dieser Module zerfällt nach der VMEbus-Terminologie in 
mehrerefunktzonelle Module, deren Arbeitsweise und Aufgaben spezifiziert werden. 
Bild 7.10 zeigt einen Überblick überhilie funktionellen Module und Teilbusse des 
VMEbusses. Die funktionelle Struktur des VMEbusses kann in vier Kategorien ein- 
geteilt werden, wobei jede Kategorie aus einem Bus und den funktionellen Modulen 
besteht, die über diesen Bus verbunden sind und zusammen spezifische Funktionen 
ausführen: 

Daten Transfer: Die angeschlossenen Geräte übertragen Daten über den datu- 
transfer-bus (DTB), der die Daten- und Adreßpffade sowie die zugehörigen IGn- 
trolbignale umfaßt. Die Funktzonsmodule MASTER, Slave) INTERRUPTER 
und INTERRUPTHANDLER benützen den DTB zum Datenaustausch. 

DTB Arbitnemng: Die Funktionsmodule REQUESTER und M I T E R  arbi- 
trieren den DTB mit Hilfe des DTB-Arbitration-Bus. 

Prioritäts-Interrupt: Die Funktionsmodule INTEMUPTER signa&ieren Über 
den Pn'oriS Intermpt Bus Unterbrechungen an einen von mehreren möglichen 
INTERRUPT HANDLER Modulen. 

HiIfsfunlctionen: Taktsignale) Initialisiemngssignale und ~ehlererkennufi6ssi@~- 
le werden über den Utility Bus übertragen. 

[I] Die hier gemachten Ausführungen orientieren sich an der Version C.l des VMEbus. 

Unteilbare Buszyklen 
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Bild 7.10: Funktionelle Module und Teilbusse am VMEbus 

7.3.2 Der Data Transfer Bus (DTB) 

Der DTB besteht aus drei Leitungsgruppen, den ~dressierungsleitungen, den 32 
Datenleitungen und den Kontroll-Leitungen. Die Adressierungsleitungen bestehen 
aus den 

Address-Modifier A M O . ~ .  Mit diesen sechs Leitungen kann der Comman- 
der zusätzliche ~dressiemn~sinfomation zum Slave überh.agen. Der WEbus  
Standard legt einige Kombinationen der Address-Modifier fest, reserviert Kombi- 
nationen und gibt fimbin&onenfür anwenderspm@che Verwendung frei. 

Data Strobe DSO* und DSl *: diese Leitungen werden zurAuswahl der übertra- 
gene! Bytes innerhalb ehes worb1 und zur Steuerung des arynchronen B w -  
k h  benützt. 

Langwortanwahl LWORD*: wenn diesm Signal aktiv ist (low), wird ein Lang- 
Wort- ~rans fer~  ausgeführt. 

Zu den Kontroll-Leitungen gehören: 

__I 

[I] e h  Wort = 2 Bytes = 16 Bits; ein Wort beginnt immer an geraden Byte-Adressen (AO=O). 

12] beim VMEbus wird ein asynchnes advanced R E A D ~ - P ~ O ~ O ~ O ~  eingesetzt. 

[31 e h  Langwort = 2 Worte = 4 Bytes = 32 Bits; ein LangWort b e w t  immer an geraden Wort- 
adressen (Ai = 0). 

Der Data Transfer Bus (DTB) 
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Address Strobe AS*: mit AS* zeigt der Commander den Slaves an, dap gültige 
Adressen am Bus anliegen. 

Data Strobe DSO* und DSl s. o. 

Bus Error BERR*: mit diesem Signal meldet der Responder, wenn ein Schreib- 
zykius oder ein LesezyWus nicht erfolgreich war. 

Data Acknowledge DTACK*: mit diesem Signal meldet der Responder, da8 die 
Daten eines Schreibzykius erfolgreich übernommen wurden, bzw. daJj die Daten 
bei einem Lesezyklus auf den Datenbus gelegt wurden. 

WRITE*: mit diesem Signal zeigt der Commander die Übertragungsricht~n~ an. 

In Bild 7.11 ist exem- 
plarisch ein Lesezyklus 
dargestellt. Der Comm- 
ander1 legt die Adres- 
sen, Address-Modifier 
und L WORD* an und si- 
gnalisiert dieses durch 
AS*. Nachdem durch 
m ~ ~ * = h i g h  die 
Transferrichtung fest- 
gelegt wurde, startet der 
high low Übergang von 
DSO* den Zyklus. Da 

DU* inaktiv bleibt, handelt es sich hier um den Transfer des niedemertigen Bytes 
eines worts2. 

Voraussetzung für den Start des Zyklus ist, darj vorher sowohl BERR*, als auch 
DTACK* inaktiv sind. Nach einer gewissen Zeit legt der adressierte Slave (ResPon- 
der) das Datenbfie auf die Bits 0..7 des Datenbusses und aktiviert DTACK*. Er halt 
die Daten so lange am Datenbus, bis der Co-ander den Zyklus beendet undDSoL 
inaktiviert, worauf der Responder den Datenbus wieder freigibt und DTACK" 
tiviert. 

[I] in der ,Wbus-Spezif'ikation wird zwischen den Begriffen MASTER w d  commandernicht 
terschieden. 

[2] diese impliziert gleichzeitig, daß LWORD* inaktiv ist, 

Unteilbare ~uszyklen 
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7.3.3 Arbitrierung des DTB 

Der Arbitrierungsbus 1 Arbitration BUS 

besteht aus vier Bus-Request- 
Leitungen BRO*..BR~ *I, die als 
WIRED-OR-Busse ausgeführt 
sind. Diese Leitungen werden 
von den DTB-REQUESTERn 
aktiviert, wenn sie den Busm- 
griff benötigen. Über vier 
DAISY-CHAINs (BGOIN* .. 
BG3IN* / BGOOUT* .. 
BG30UT*) werden die 
GRANTS des zentralisierten 
Arbiters2 an die REQUESTER 
zurückgemeldet. Der REQUE- 
STER, dem der Zugriff gewährt 
wird, belegt daraufhin durch 
Aktivierung des Bus-Busy- 

I Signals (BBSY*) den Bus. Der 

Arbiter in Slot 1 

Requester A : request level3 
Requester B : request leve12 
Requester C : request levei 3 

Priorität(A) > Priorität(C) 

Bild 7.12: VMEbus-Arbitrierung bei OPTION PRIIRRS 

~ Arbiter kann erst dann einem neuen REQUESTER den Bus zuteilen, wenn BBfl* 
wieder inaktiv wird3. 

7.3.3.1 Arbiter-Optionen 

Mit dieser Grundstruktur werden beim VMEbus drei Arbitrieningsverfahren un- 
terstützt. 

.k+n OPTION SGL~ Arbiter wird auf BUS-Request-Level 3 (BR3*) mit 
BG~IN*IBG~ouT* eine einfache DRISY-ChYIN implementiert. - 

[I] Diese Request-Signale werden sogenannten BUS-REQUEST-LEVEh WFordnet. Der 
VMEbus unterstützt deshalb vier BUS-~equest-Levels. 

[21 Der Arbiter sitzt immer im Steck~iatz 1 des VWbus. 

I31 Das hbitrierungsschema des -bus e d  mithweile gut durch VLSI-Bausteine unterstützt. 
Beispiele seien die MC68172 und MCfj8175 Bus-Controller und der MCfj8174 VMEbus- 

kbiter erwähnt. 

14] SGL =: singie ; diese Form wird manchmal auch als OPTION ONE ~rbi ter  bezeichnet 

Arbitrierung des DTB 
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Beim OPTION PHI ~rbiter werden alle Bus-Request-Levels (BRO*..BRI*) 
benützt und der DAISY C W N  jedes Levels durch den Arbiter eine feste Priori- 
tät zugeordnet. (siehe Bild 7.12). Wenn ein höherpriorisierter Bus Request 
anliegt, aktiviert der OPTION PRIArbiter dis Bus Clear Signal (BCLR*) und 
fordert damit den augenblicklichen Commander auf, den Bus baldmöglichst 
freizugeben. 

Beim OPTION R R S ~  ~rbiter wird dieselbe Gmndstruktur wie beim OPTION 
PRIArbiter zugrundegelegt. Allerdings wird für die DAISY CHAINS der vier 
Request Levels eine rotierende Priorität verwendet. Wenn der augenblickliche 
AUSTER den BusRequest-Level "In" (BRn*) benützt, bekommt der Bus- 
Request-Level In-1 " (BRn-1 *) die höchste Priorität, der Level "In-2" die nächst 
niedrigere usw. 

7.3.3.2 Requester-Optionen 

Neben den drei möglichen Arbiter-Optionen sind beim VMEbus noch zwei Op- 
tionen für die REQUESTER möglich: 

Release when done (RWD): der REQUESTER gibt den Bus wieder frei, wenn 
der MASTER das WANT-Signal inaktiviert (siehe Bild 7.12). 

Release on request (ROR): der REQUESTER gibt den Bus nicht automatisch 
frei, wenn der MASTER das WANT-Signal inaktiviert. Erst wenn ein anderer 
MASTER ein Bus Request Signal (BREQO*..BREQ3*) aktiviert, wird der Bus 
freigegeben. Ein ROR-REQUESTER mu$' dazu die BREQx* Signale auswerten. 

7.3.3.3 Ablauf der Arbitrierung 

Bild 7.13 zeigt die Arbitrierung zweier Bus-Requests, die auf unterschiedlichen 
Bus-Request-Levels anstehen, unter Annahme eines OPTION PR1 Arbiters. Der 
Request-Level2 habe die höhere Priorität. Der Arbiter erkennt simultan beide Re- 
quests. Da BBSY* inaktiv ist (high), aktiviert er BG2IN* für den Level 2 REQUE- 
STER (MASTER B). Dieser belegt daraufhin den Bus durch ~ k t i v i e r u n ~  von B B w  
und nimmt seine Bus-Anforderung zurück, worauf der Arbiter den Bus Grant inab 
tiviert. Nach Beendigung des Datentransfers gibt MASTER B den Bus wieder frei 
(BBSY* + high). Daraufhin gewährt der Arbiter dem MASTER A den ~us-Zugriff 
durch Aktivierung des BGl IN*-Signals. 

[I] PR1 = priority 

[2] RRS = round robii select 

Ablauf der Arbitrierung 
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Master B Master A 
hat DTB hat DTB 

I I 
Bild 7.13: Arbiirierung verschiedener Requests Levels 

hat DTB hat DTB hat DTB 
I I 

Bild 7.14: Arbitrierung gleicher Bus Requests Levels 

Bild 7.14 zeigt denselben Vorgang, wenn beide Requests auf demselben Bus- 
request-hvel anstehen. 

7.3,4 Unteilbare Buszyklen 

Jeder Commander k m  nach Gewährung des Bus-Zuwes durch Aktiviemg 
vonB&Yl'* den Bus beliebig lange belegen und so unteilbare Folgen von BusVklen 
ausfuhren. Einen Sonderfall stellt der RED-MODZFY-W= BuszJ'klus dar, der 
in Bild 7.15 dargestellt ist. 

Dieser Zyklus ist dadurch gekennzeichnet, daß ein Lesezyklus umittelbw von 
einem ~chreibzyklus gefolgtwird. Dabei bleibtAS*mw[iterbrochen V 0 dakein 
Adreßwechsel erfolgen kann? Sonst entspricht der Ablauf dem normalen lese- bzw. 
schreibsrklus. 

1'1 ~ b l a u f  entspricht dem ~zMW-Zyklus des 68000 Mikroprozessors. 

- 
Unteilbare Buszyklen 
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7.3.5 VMEbus lnterrupts I 

Der VMEbus enthält einen PRIORITY INTERRWT Bus bestehend aus: 
sieben Intempt Request Leitungen IRQl %.IRQ7*, die als WTRED-OR-Bus 
aus eführt sind. IRQl * hat die niedrigste Priorität, IRQ7* die höchste M- -B tät . Es sind mehrere INTERRUPTER auf derselben Interrupt Priorität erlaubt. 

ein globales Interrupt-Acknowledge Signal L4CK* 1 
eine Intempt-Aciazowledge DAISY-CEUNS U CKTN*/IACKOUT*. 

Das L4CK*-Signal führt das Interrupt-Acknowledge-Signal des INTERRW- 
HANDLERs zum IACK-DAISY-CHAIN Treiber irn Steckplatz 1 des VMEbus, der 
dieses Signal dann auf die Interrupt-Acknowledge DAISY-CHAIN weitergibt (siehe 

VALID 

Master 

Slave 

I 
Bild 7.1 5: READ-MODIFY-WRITE Bus Zyklus I 

Steck- Steck- Steck- Steck- 
platz 1 platz2 platz 3 platz 4 I 

I 

I 1 AC* 
:------------------------------------------------------- i 

Rückwandplatine ---------,J 

Bild 7.16: Interrupt-Acknowledge DAISY-CHAIN 

[I] Die Abstufung entspricht den Interrupt Prioritäts Stufen der 680xx 

Bild 7.16). 

An einem VMEbus 
können gleichzeitig 
mehrere INTERRUP- 
TER und INTER- 
RUPT-HANDLER an- 
geschlossen sein. 

Jedem INTER- 
RUPT-HANDLER 
wird eine Gruppe von 
Interrupt-Request-Lei- 
tungen zugewiesen. Er 
priorisiert bei mehreren 
gleichzeitigen Re- 
quests, d. h. er bedient 
immer den höchst pdo- 
risierten Interrupt. 
Dazu beauftragt er den 
"seinen" REQUE- 
STER, den Bus z* 
belegen. Wem der BUS 
zugeteilt ist, führt der 
I N T E R R U P T  

~blauf der Arbitrierung 
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mD7 1 VALID 'LA I 

Bild 7.1 7: Interrupt-Acknowledge Zyklus 

HANDLER einen Inter- 
rupt Acknowledge Zyklus 
durch und liest eine Status- 
information vom INTER- 
RUPTER über den DTB 
ein. Dabei wird auf den 
AdreßleitungenAI.A3 an- 
gegeben, welche Interrupt- 
Priorität augenblicklich 
bedient wird (siehe Bild 
7.17). 

Nach Erhalt der Status- 
information kann eine zu- 
geordnete Interrupt 
Service Sokwareprozedur 
aufgerufen werden. 

Das Interrupt-Schema 
des VMEbus wird mittlerweile gut durch VLSI-Bausteine unterstützt. Exemplarisch 
seien die Bausteine MC68153 (Bus Interrupter), MC68154 (Intermpter) und 
MC68155 (Intermpt Handler) erwähnt. 

7.3.5.1 Single Handler Systems / Distributed Systems 

Durch die Möglichkeit, einen zentralen oder mehrere Intempt Handler mit der 
Bearbeitung von Interr~pts zu beauftragen, können SINGLE INTERRUPT 
~ L E R  Subsysteme und DISTRIBUTED I N T E R R ~  HANDLER subsyste- 
me aufgebaut werden. Dies ist in den Bildern 7.18 und 7.19 dargestellt. 

Beim SINGLE HANDLER SYSTEM werden alle von peripheren Systemen aus- 
gelösten Interrupts über den Bus an einen Zentralrechner (übe~wachungs~~ozessor) 
zur Bearbeitung weitergereicht. Auf diesem Prozessor läuft üblicherweise ein Echt- 
~e i t -Bet r iebs~~~t~rn  und die zentrale Applikationssoftware. Die übigen Prozessoren 
(dedicated processors) bearbeiten im Auftrag des Zentralprozessors peripheriespe- 
zifische ~uf~aben' .  

.-- 
[I] Eu  solches Konzept wäre misch für ein asymmetrisches Multiprozessorsystem mit einem 

Master-~rozessor, der slave-Prozessoren Teilaufgaben zuteilt. 

VMEbus lnterrupts 
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I 

BUSlNTERRUPT BUSINTERRUFT 

ECMZEllö€lRIEf 
SYSTEM MIT INiERRL . 

SERVIM-PROZEDUREN 

BUSlNlERRUPi BUSINiERRUPi I 

Bild 7.19: Distributed lnterrupt Handler 

Beim Distributed Intempt Handler 
Konzept sind zwei oder mehrere IN- 
TERRUPT HANDLER vorhanden. 

Bild 7.1 8: Single lnterrupt Handler Subsystem 
Jeder INTERRUPT HANDLER 
bedient nur einen Teil der Bus-Inter- 

rupts. Bei typischen Implementierungen ist jeder INTERRUFT HANDLER auf 
einer anderen Prozessor-Platine untergebracht. Diese Prozessoren bearbeiten ZU- 
sammen die gesamte Applikationssoftware. Ihre lokale Kopie des Betriebssystems 
benützt die im COMMON MEMORY abgelegten globalen ~atenstrukturen~. 

7.3.6 VMEbus Aufbautechni k 

Wie beim MULTIBUS I wird in der VME~US Spezifikation die ~ufbautechnikund 
die mechanischen Erfordernisse spezifiziert, VMEbus-Systeme sind als Einfach-, 
meistens aber als Doppel-Europa-Karten aufgebaut, die in einem 19" ~insteckrb- 
men untergebracht sind (siehe Bild 7.2017.21). Im Gegensatz zum MULTIBUS I sind 
die Platinen nicht direkt gesteckt, sondern es werden dreireihige Steckleistenverwen- 
det. Werden die Platinen mit Lücken gesteckt, so müssen zur Au£rechterhalt~ng der 
DAISY-CHAINs bei den nicht benützten Steckplätzen Steckbrücken eingesetzt 
werden. Die Bus-Leitungen müssen mit wenigen Ausnahmen alle mit ~bschlußwi- 
derständen terminiert werden. 

[I] Bis auf die Zuteilung von Interrupt-Gruppen ist ein solcher Multiprozessor symmetrisch. 

- 
Single Handler Systems / Distributed Systems 
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I 
Bild 7.20: VMEbus Kartenträger 

%'zz' 
Cm Pi"g.in kuda 

Bild 7.21: VMEbus Stecksystem 

VMEbus Aufbautechnik 
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7.3.7 Beispiel einer VMEbus Prozessorplatine 

Bild 7.22 zeigt das Blockdiagramm eines 32-Bit-Prozessors für den VMEbus von 
 FORCE^. Die Platine enthält eine 68020 oder 68030 CPU mit 68882 Gleitpunktpro- 
zessor, 4 MByte EPROM, 4 MByte dynamisches DUAL-PORT-RAM, 4 serielle 
Schnittstellen, eine ~C~~-~chn i t t s t e l l e~  und eine Floppy Disk Controller Schnittstel- 
le. Bemerkenswert ist besonders, daß zahlreiche Kontroll-Funktionen in ein GATE- 
ARRAY (FGA-002) zusammengefaßt wurden. 

Bild 7.22: Blockdiagramm eines 32-Bit VMEbus Prozessors 
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- 

Single Handler Systems / Distributed Systems 
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8 Mikroprozessoren I: Die 680xx- 
Familie 

8.1 Einführung 

8.1.1 Zielsetzung 

In diesem Kapitel soll ein Überblick über die Merkmale und Eigenschaften der 
Mikroprozessorfamilie 6 8 0 ~ ~  gegebenwerden. Dabei ist nicht beabsichtigt, die Hand- 
bücher der Hersteller nachzuempfinden oder einen Assemblerkurs durchführen. 
Vielmehr soll ein globales Verständnis der 32-Bit Mihoprozessortechnik anband 
einer modernen Mikroprozescorfamilie erreicht werden. Dabei bleiben manche 

unberücksichtigt, die der Leser bei Bedarf aus spezialisierten Handbüchern 
entnehmen muß. 

Ein solches Vorgehen ist angesichts der hohen Tnnovationsrate im Bereich der Mi- 
kroelektronik bnu. der ~oprozessor-/Multiprozesso~echoik unvermeidlich. Kein 
angehender oder irn Bemf befindlicher Ingenieur kann ständig alle Details eines 
Fachgebiets verfolgen und a b d a r  haben. Heutzutage ist ein sicheres Verständnis 
der Gmndlagen und der wesentlichen Merkmale einer Technologie erforderlich. Auf 
einer solchen Basis k m  d- in kurzer Zeit das aufgabenspezifische Detailwissen 
aus der Spezialliteratur entnommen bzw. erarbeitet werden. 

Die 680xx Familie wurde als Vertreter einer ~rozessortechnologie einem 

C o m ~ l a  htruction Set ausgewählt. 

. 
Zielsetzung 
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8.1.2 Familienuberblick 

Seit der Vorstellung des MC68000 
durch MOTOROLA irn Jahr 1979 ent- 
wickelte sich eine gut ausgebaute 
Familie kompatibler oder eng verwand- 
ter Mikroprozessoren. Neben der Steige- 
rung der Komplexität der Chips ist auch 
der Zuwachs der Taktfrequenzen bemer- 
kenswert. Während der erste 68000 noch 
mit 6 MHz betrieben wurde, ist beim 
68020 oder 68030 eine Taktfrequenz 
oberhalb von 30 MHz keine Seltenheit 
mehr. Die höhere Taktfrequenz, die ar- 
chitektonischen Verbesserungen und die 
Optimierungen haben relativ zum ersten 
68000 zu gewaltigen Leistungssteigerun- 
gen geführt. Ein Überblick über die 
68000-Familie ist in Tabelle 8.1 darge- 
stellt.' 

68MX) 16 Bit Datenbus, 24 Bit Adressbus, 
linearer Adressraum 

68008 8 Bit Datenbus, 20 Bit Adressbus 

68010 16 Bit Datenbus, 24 Bit Adressbus, 
virtueller Speicher 

68012 16 Bit Datenbus, 30 Bit Adressbus, 
virtueller Speicher 

68020 32 Bit Datenbus 32 Bit Adressbus, 
virtueller speichbr Co rozessor- 
Interface, lnstructi6n-&che 

68030 32 Bit Datenbus 32 Bit Adressbus, 
virtueller speichkr Co rozessor- 
Interface, lnstructihn-&che Data- 
Cache. Paaed MMU. Block bode 

68070 Mikrocontroller 16 Bit Datenbus 
24 Bit ~dressbds MMU, DMA, II&BUS, 
UART, ~lmerl~odnter 

93C110 16132-Bit Mikrowntroller 68000168070. 
Software-kom atibel 34 ' k~  ROM 512 
Byte RAM, &Byte ~EPROM, nher, iic 
Bus, u.a.m. 

68332 Mikrowntroller mit 68020 Prozessorkern, 
2 kB W, Timer, serielle Ein-/Ausg$Je, 
u.a.m. 

I 
Tabelle 8.1 : Die 680xx-Familie im Überblick 

Aile Familienmitglieder haben zahlreiche gemeinsame Eigenschaften. Hiervon 
seien hervorgehoben: 

Die interne 32-Bit-Architektur, d.h. da$' die dem Programmierer zugänglichen 
Register (Programmiermodell) sind einheitlich 32 Bit breit.2 

Grober linearerjdreßraum. Dieser reicht von 1 MByte (68008) bis ur 4 GByte 
(68020/68030). 

[I] Der 689,  über den zur Zeit gesprochen wird, ist noch nicht verfügbar und bleibt deshalb unbe- 
rücksichtigt. 

[2] Der externe Datenbus des 68000 ist nur 16 Bit breit. Deshalb hat sich auch die Keunzeichnyg 
als 16M2-Bit-Mikroprozessor eingebürgert, da er intern 32 Bit breit und extern 16 Bit breit ist. 

131 In einem linearen Adreßraum kann jede Adressierungseinheit direkt, d.h. ohne nisätziich~. 
Adressierungshilfsmittel adressiert werden. Ein Gegenbeispiel ist die ~ i k r o ~ r o z e s s o r f a ~ e  . 
8086..80286 von Intel, bei der der lineare Adreßraum (Segment) 64 kByte beträgt. Durch 

\ anderreihung solcher Segmente mit W i e  der Segnentredster können gößere physikalische 
Adreßräume referenziert werden. 
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SofhYare-Kompatibilität. Die Familie wurde aufwärts-SofhYae-kompatibel er- 
weitert. Dazu hat die Beibehaltung der internen Architektur, des RegW.temodel1S 
und die Objekt-Code-Ihmpatibilität beigetragen1. 

Wegen der eng verwandten Eigenschaften müssen diese Prozessoren nicht einzeln 
beschrieben werden. Die folgenden Abschnitte beschreiben deshalb Familieneigen- 
schaften. Wesentliche Unterschiede bei Einzelmerkmalen werden gesondert ange- 
merkt. 

8.2 Hardware-Eigenschaften 

8.2.1 Die Bus-Signale 

Bild 8.1 zeigt die Bus-Signale des 68000-Mikroprozessors, die in gleicher Weise 
auch für den pinkompatiblen 68010-Mikroprozessor gelten2. Die Bussignale sind in - 

Funktionsgruppen eingeteilt, die in den folgenden Abschnitten beschrieben werden. 

Der Datenbus des 68000 bm. 68010 ist 16 Bit, also ein Wort breit. Der Adreßbus 
umfaßt die Adreßleitungen Al bis A23 und enthält lediglich Wortadressen. Trotzdem 
kann der 68000 auch Bytes adressieren. Dazu wird die Wortadresse durch Signale der 
Funktionsgruppe Bus-Ihntrolle 
weiter qualifiziert. 

Bild 8.2 zeigt das prinzipielle 
Zusammenwirken des 68000 Mi- 
kro~rozessors mit anderen Kom- 
ponenten eines Miiaoprozessorsy- 
Sterns. Das Prinzip unterscheidet 
sich nicht von anderen Mikropro- 

Zessorsystemen. Bemerkenswert ist I I 
Bild 8.1: Die Bus-Signale des 68000 - 

1'1 Bei jüngeren F 4 e - t g e d e r n  wurden allenfalls Erweiterungen des ~rogrammie~odeb 
und der Befe&ätze vorgenommen. Ausnahme: beim 68030 fehlt im Vergleich ZU seinem Vor- 
gänger, dem 68020, der Befehl CALLM (call module) und RTM (retuni from module). 

I21 Die nachfolgenden ~ i l d d ~ ~ ~ t ~ u ~ ~ ~ ~  in englischer Sprache sind Unterlagen von M O R O L A  
entnommen, die im Rahmen von produktvorsteflungen verteilt wurden. 

Dje Bus-Signale 
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lediglich, daß die 68Oxx-UO-Peripherie über den asynchronen Bus, die Peripherie- 
bausteine der &Bit Vorgängerfamilie 680x über den aus Kompatibilitätsgründen ein- 
geführten synchronen Bus bedient wird1. 

8.2.1 .I Die asynchrone Bus-Kontrolle 

Die asynchrone Bus-Kontrolle erfolgt mit Hilfe der Signale 
readlwrite (RIW) zur Kennzeichnung der übertragungsrichtung 

address strobe (B) zur Kertnzeichnung gültiger Adressen auf dem AdreJ3bus 

upper duta strobe (UDS) zur Kennzeichnung eines gültigen höherwertigen Bytes 
des adressierten Worts bei einem Schreibzyklus, bzw. zur Anfordentng des höher- 
wertigen Bytes des adressierten Worts bei einem Lesezyklus - 
lower duta strobe (LDS) zur Kennzeichnung eines gültigen niederwertigen Bytes 
des adressierten Worts bei einem Schreibzyklus, bm. zur Anforderung des nie- 
denverh'gen Bytes des adressierten Worts bei einem Lesezyklus 

data acknowledge (DTACK) als Quittungssignal des RESPONDERS bei der er- 
folgten Datenübemahme bzw. Datenbereitstellung auf &m Datenbus. 

Bild 8.3 zeigt beispielhaft den Ablauf eines Lesezykius. Der Lesezyklus dauert min- 
destens acht Taktphasen, die als Taktnistände SO..S7 bezeichnet sind, Zu Beginn der 
Taktphase S1 ist die Kennzeichnung der Übertragungsrichtung stabil und giiltige 
Wortadressen werden angelegt. Die Gültigkeit der Adresse ist ab der Taktphase S3 
gesichert. Mit der fallenden Taktfianke zwischen S4 und S5 erwartet der 68000 das 
Quittungssignal DTACK des RESPONDERS. FaUs DTACK aktiv (low) ist, werden 
die Daten auf dem Datenbus mit der fallenden Taktflanke zwischen S6 und S7 Über- 

, nommen. ~ n d e r e n f a l l s  

L 
Bild 8.2: Zusammenwirken der Systernteiie I 

werden die Taktphasen S3: 
S4 wiederholt, bis DTACK . - 
aktiviert wird. Da UDS und 
LDS während des Zyklus 
aktiv sind, handelt es sich bei 
Bild 8.3 um einen Wort-LRse- 

[I] Der 68030 unterstützt zusätzlich ein neues synchrones BusprotokoU und ~ ~ ~ ~ ~ - ü b e r t r a g * ~ g .  

- 
Die asynchrone ~ u s - ~ o n t f ~ l l e  
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8.2.1.2 Die synchrone Bus-Kontrolle 

Die synchrone Bus-Kontrolle umfaßt die Signale 
enable (E) zur Kennzeichnung der Busphase 2für 680x-Penpheriebausteine. 

valid penpheral address V A )  zur Mitteilung an den Prozessor, du$' er die 
Adresse eines 680x-Peripheriebausteins ausgegeben hat und gemä$' des Bus-Pro- 
tokolb dieser Periphenebausteine fo?$ahren soll. 

valid memory address (KVA) zur QualiJizemng des Chip-Select-Signab für die 
680x-Penpheriebausteine. 

8.2.1.3 Die ~rozessor-~unktionszustände 

Diese Signale sind aus histo- 

Die Prozessoren der 68Oxx-Familie können in zwei Hardware-Zuständen arbei- 
ten. Im~nvile~ierten Supervisor Mode bearbeitet der Prozessor alle ihm bekannten 
hchinenbefehle. Im nicht-pnvilegierten User Mode ist die Ausfuhning gewisser 
Befehle illegal und führt ZU entsprechenden ~usnahmebedingungen"~. 

risch-evolutionären Gründen 
eingeführt worden. Mit der Ein- 
führung des 68000 gab es zunächst 
keine Peripheriebausteine, die 
mit dem asynchronen Bus-Proto- 

In modernen Prozessorsystemen ist die Privilegienabstufung ein Hilfsmittel nu: 
Implementierung eines Sicherheitskonzeptes. Typischerweise wird das Betriebssy- 
stem im Supervisor Mode bearbeitet. Das Betriebssystem hat damit Zugriff auf alle 
Ressourcen eines Prozessorsystems. ~nwender~rog-ramme werden vom Prozessor im 

DTACK etwartet p a t e n  übernommen 
so SI s2 53 5% s5 s6 s7 so 

m q i I j i i i  G,-s 
DTACK , , , \1 I ; I I I I  

priviledge ~iolation exception 
121 mit dem Wechsel des Prozessor-Betriebs~stand~ werden auch manche Register umgeschaltet. 

Näheres hierzu in Abschnitt 3.1.1 und 3.1.4 

Bild 8.3: Lesezyklus des 68000 
koll des 68000 kompatibel waren. 
Statt dessen waren zahlreiche Peripheriebausteine der 680x- bm. 6502-Familie weit 
verbreitet, und EntwicMer von 68000-Systemen konnten so auf diese Peripherie zu- 
rückgreifen. 

Die Bus-Signale 
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User Mode abgearbeitet. So wird verhin- 
dert, daß sie 'gefährliche' Operationen aus- 
lösen1 können. 

Der Prozessor zeigt seinen Betriebssm- 
stand über das function CO& Signal FC2 

MODUS 

USER 

USER 

USER 

USER 

SUPEFMSOR 

SUPERVISOR 

SUPEFMSOR 

SUPERVISOR 

FC2 FC1 F W  

0 0 0 

0 0 I 

0 1 0 

o I I 

1 0 0 

1 0 1 

1 1 0 

1 1 1 
extern an. Zusätzlich ist an den function 
code Signalen FCO und FC1 der beabsich- 

Tabelle 8.2: Funktionszustände des 68000 
tigte bnv. laufende Busmgriff klassifiziert. 

BETRIEBSZUSTAND 

RESEFMERTFORMOTOROLA 

DATA SPACE 

PROGRAM SPACE 

RESERVIERTFORANWENDER 

RESERVIERTFURMOTOROLA 

DATASPACE 

PROORAMSPACE 

' IMERRUPTACKNOWLEDGE 

Wie aus Tabelle 8.2 zu entnehmen ist, unterscheidet der Prozessor zwischen Zu@- 
fen auf denProgrammspeicher und Zugriffen auf den ~a tens~e iche r~ .  Unter Berück- 
sichtigung des Betriebsszustands können also vier Adreßräume unterschieden 
werden. Diefunction code Signale qualifizieren einen Adreßraum als 

Programm-Adreßraum, wenn der Programmzähler die AdreDquelle ist o&r der 
RESE T- Vektor gelesen wird, 

oder als 
Daten-Adreßraum, wenn bei Lesezyklen der Programmzähler die AdreP 
quelle Gt, sowie bei allen Schreibzyklen und bei Zugnjcfen auf alle anderen Inter- 
ruptvektoren. 

Werden die function code Signale bei der Adreßdekodierung extern ausgewertet, 
kann auf einfache Weise verhindert werden, daß Anwendungsprogramme (Software- 
Prozesse oder -Tasks) versehentlich oder absichtlich in denDaten- oder ~odebereich 
des Betriebssystems eingreifen. Dadurch kann verhindert werden, daß das Betriebs- 
system umgangen wird oder Betriebssystemdatenstmkturen verändert werden. 

8.2.1.4 Die System-Kontroll-Signale 

Zu den System-Kontroll-Signalen zählen - 
das bus error Signal (BERR) 

das reset Signal (RESET) 

da;(; halt Signal (HA.L,V. 

Das BERR Signd informiert den Prozessor über Fehler beim augenblicklichen 
Bus-Zyklus. Dies kann beispielsweise der Fall sein, wenn der Prozessor einen nicht 

[I] Beispielsweise kann ein User-Mode-Programm nicht den Befehl STOP oder RESET ausfuhren- 
Die Umschaltung des Prozessor-Betriebsmstands ist vom Supervisor Mode in den User Model 
nicht aber umgekehrt möglich. 

[2] Der Funktionszustand FC;?..FCO = "1" heißt beim 6801x, 68020 und. 68030 'CPU Spate'. 

Die System-~ontroll-Signale 
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vorhandenen Speicher adressiert. Dadurch unterbleibt die Quittierung durch 
DTACK Normalerweise würde der Prozessor endlos auf dieses Quittungssignal 
warten. Deshalb wird üblicherweise eine Zeitüberwachung in Form eines Watchdogs 
vorgesehen, der eine Maximalzeit bis zum Eintreffen des DTACKSignals überwacht. 
Bei Überschreitung dieser Maximalzeit (Bus-Timeout) aktiviert dieser Watchdog das 
BERR Signal. worauf der Prozessor den Buszvklus abbricht und in eine BERR-Inter- - ,  

nipt-Prozedur verzweigt. Bei einem BERR-Interrupt versucht der Prozessor Jifor- 
mation auf dem Stack abzulegen. Fails dabei ein weiterer bus error eintritt, spricht 
man von einem double bus error. 

Weitere Gründe für die Aktiviemng von BERR können beispielsweise ein erkann- 
ter Speicherfehler in einem Speicher mit Paritätsprüfung bnv. Fehlererkennungl-kor- 
rektur oder Verletzung von Zugriffsrechten auf geschützte Speicherbereiche durch 
ein nicht autorisiertes Programm (Prozeß) sein. - 

RESET setzt den Prozessor zurück, bnv. der Prozessor kann unter Soharekon- 
trolle den Rest des Systems zurücksetzen. - 

HALT stoppt den Prozessor am Ende des augenblicklichen ~efehIs '  Einen double 
bus error signalisiert der Prozessor über HALT. 

Eine externe Komponente kann den Prozessor veranlassen, den begonnenen Bus- - 
z~klus zu wiederholen (re-mn). Dazu müssen BERR und U T  aktiviert und an- 
Schließend inaktiviert werden. 

8-2.1.5 Bus-Arbitrierung 

Die Bus-Arbitriemng des 68000 wird durch die Signale 
bus request (E) zur Anzeige des Bus-Belegungswunsches 

bus grant (E) zur Gewährung des Zugn'fssrechts 

und 

bus grant acknowledge (BGACK) zur ~uittierung der Busübemahme 

unterstützt. 

Der Arbitrierungsvorgang ist in Bild 8.4 dargestellt. Der Prozessor ist normaler- 
weise im Bus-Besitz. Der Bus-Bewerber, typischerweise ein Du-Controller in 
einem ~inprozessorsystem, bzw. der Bus-Arbiter in einem Multiprozessorsystem, 
meldet den Belegungswunsch mit an. Der Prozessor quittie~ diesen Belegungs- 

Damit kann mit Hilfe externer Befehl für Befehl abgearbeitet werden. 

Die Bus-Signale 
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CLOCK 

- 
AS, LDS UDS 

1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1  I I I I I I  

RIW 
1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1  1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1  - 

DTACK 
1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 I I l I I I  . . - 

BR 
I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I  - 

BG D l!Q 
1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1 1  

- 
BGACK D 

I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I I  
I I 

Bild 8.4: Bus-Arbitrierung des 68000 

wunsch so früh wie 
möglich durch=, 
Nachdem und 
DTACK inaktiv 
sind, übernimmt 
der Bewerber mit 
BGACK die Bus- 
Kontrolle. Nach 
Abschluß seiner 
Bus-Benutzung 
gibt der Bewerber 
W 

diesen wieder an den Prozessor durch Inaktivierung von BGACK zurück. 

8.2.2 Exceptions und lnterrupts 

8.2.2.1 Die Interrupt-Struktur 

Die Prozessoren der 68h-Familie unterstützen das Konzept des vektohierten In- 
tempts. Wird der Prozessor von einem externen Gerät unterbrochen, so quittiert der 
Prozessor dies mit einem lnterrupt-~cknowled~e-~yklus'. Dabei erhält der Prozes- 
sor vom unterbrechenden Gerät eine Interrupt-Kenn-Nummer (vector number). Der 
Prozessor benützt diese Nummer als Index in eine Tabelle von Einsprungadressen 
(vector table) von Interrupt-Behandlungs-Prozeduren. 

AUS Kompatibilitätsgründen mit der 680x-Peripheriebausteinfamilie unterstützt 
der 680xx auch autovectoring. Darunter Mlrdverstanden, daß sich der ~rozessor selbst 
Internipt-Vektor-Nummern generiert, falls die unterbrechende Peripherie keine 
Vektor-Nummer abgeben kann (auto vectored intempt). 

8.2.2.2 Die Interrupt-Eingangsleitungen -- 
Der 680xx besitzt drei Interrupt-Eingänge IPLo.JPL2. Mit diesen ~nternipt-Signa- 

len wird in codierter Form eine Prozessorunterbrechung ausgelöst. Der über -- 
D'LO.JPL2 codierte binäre Wert steilt die lntermpt-Priorität2 dar. ~ e m e n t s p r e c h ~ ~ ~  
unterscheidet der 680xx acht Interrupt Prioritäts-stufen ( I P ~ ) .  IPL 7 ist der höchst 

[I] 'CPU-Spate'-Zyklus beim 6 8 0 0  68020 und 68030 

[2] IPL = interrupt priority level 

iI 

Die lnterrupt-~in~angsleif~ng~ 
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I 

priorisierte Prozessor-Interrupt, IPL I der niedrigst priorisierte hterrupt. IPL 0 ent- 
~pficht keinem Interrupt. Die Erkennung von Interrupts kann durch drei Interrupt- 
Masken-~its M Prozessor-Statusregister gesteuert werden. Der Prozessor erkennt I nur Interrupts, deren IPL höher ist, als die in der im Statusregister spezifizierte Inter- 

I W-Mark-Level. Der IPL 7 kann als einziger Interrupt nicht maskiert werden. Er 
I *t deshalb die Funktion eines NMIs wahr. Tabelle 8.3 steilt die Intemipt-Priod- 

1 täts- bzw. Maskeneigenschaften zusammen. Beispielsweise bedeutet eine htermpt- 

I Maske von 3 M Statusregister (Ol l ) ,  daß nur noch die IPLr. 4.. 7 erkannt werden. Die 

/ niedrigeren IPh 1..3 Ehren erst dann zu einer Unterbrechung, wenn der IvIasken- 

I Wert entsprechend erniedrigt wird. 

Bild 8.5 zeigt ein Schaltplanschema für vektorisierte und autovektorisierte Inter- 1 
niPts. Der Prioritätsencoder 74LS148 faßt die möglichen Unterbrechungsanforde- -- 
rungen INTl ..IN27 zusammen und legt die Nummer des höchsten Interrupts an die 
Proze~~oreingäng z, J-, Der Prozessor erkennt den Interrupt und bedient ihn 
nach Abschluß des laufenden Befehls durch einen Intempt-Ackizowledge-BUszflus. 

Dieser wird durch FCO..FC2 = "1" signali- 
siert. Während dieses Zyklus legt der Pro- 
zessor auf die Adreßleitungen Al.sl3 den 
prioritäts-Level des bedienten Intempts. 
Diese Adresse wirdvomDekoder 74LS138 
ausgewertet und ein Intewt-Acknowled- 
ge-Signalfür denUnterbrecher genedert. 

PRIORITA~. 

- 

t 6 

A N S T ~ ~ ~ ~ ~ ~ ~  4 
PR"RrAT 3 

1  
L 

Tabelle 8.3: 680xx Interrupt Prioritäten 
- 
Orceptions und hterrupts 

~NTERRUPT- 
MASKE (IM SR) 
12 11 10 

7 1 1 1 L L L  
1 1  o 

5 1 O l L H L  
1 o o 
0  1  1  

2 0 1 O H L H  
0  0  1  

O O O O H H H  

IMERRUPT- 
ANFORDERUNQ 
l P U  lPLl IPLO 

L L H 

L H H 
H  H L  

H H L 
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Fails der IPL in Bild 8.5 den Wert 5 hatte, 
viert, worauf der unterbrechende Controller auf 
DO..D7 seine Interrupt-Kenn-Nummer (vector - 
mit DTACKwie bei einem normalen Lesezyklus quittiert (vecto- 
red interrupt). 

Falls der IPL in Bild 8.5 den Wert 3 hatte, wird iACB akti- IF INIERRUK 
MCEPTlON, SET 

viert. Dadurch wird über das NOR-Gatter 74LS02 und den open- MASKS 811970 
INTERRUPT 

collector-Inverter 74LS05 der VALIDPERIPHERALADDRESS- 
Eingang (WA) des Prozessors aktiviert. Daran erkennt der Pro- 
zessor, daß es sich um einen auto-vectored Interrupt handelt, und VECTOA 

NUMBER 
er generiert sich automatisch die passende Vektor-Nummer. 

8.2.2.3 Prozessor-interne Interrupt-Behandlung COPIED STATUS 

Der Prozessor bedient anliegende Interrupts nach Abschluß 
des laufenden Befehls, fails der IPL höher als die Intenupt- 
Maske im Statusregister ist. Bild 8.6 erläutert den Anfang der In- mDREsSAND Pur 

terrupt-Behandlung für den 68000. Zunächst wird das Statusre- 
gister Prozessor-intern gesichert und anschließend das Statusre- 

Bild 8.6: gister-Bit S auf "1" gesetzt. Dadurch schaltet der Prozessor in den Intemipt8ehandlu,,g 

Supervisor-Mode um. Gleichzeitig wird das ~ -~ i t l "O"  und die In- des 68000 
tem~t-Maske auf den erkannten IPL gesetzt. Anschließend 
führt der Prozessor einen Intempt-Acknowledgezyklus aus und gewinnt so die Inter- 
nipt-Vektor-Nummer. Mit Hilfe der Vektor-Nummer wird die ~in~~ningadresse 
einer Interrupt-Behandlungsroutine entnommen (vector fetch), in  den Pro- 

g r a m a e r  geladen und die Interrupt-Behandlungsprozedur begonnen. 

I der höherwertige Teil des gesicherten Pr0' 
Bild 8.7: Exceptlon Stack des 6 8 0 ~ ~  I 

HOHERE ADRESSEN 

t 

STATUSREGISTEA 

PRWRAMMZWLER (HIGH) 

PRWRAMMWHLER (LOW) 

FORMAT 1VECTOR.OFFSET 

-ANDERE INFORMATION - 
- ABHANGIGVON - 
- EXCEPTlON - 

[I] T=O deaktiviert den TRACE-Mode des Prozessors. 

Vorher wird noch der alte Pr0- 
grammzählerinhalt und der zwischengespeicherte 
Statusregisterinhalt auf dem (~u~en i so r ) -S ta~~  
abgelegt. Bei Beginn der 1ntenupt-~ehandlung~- 
prozedur zeigt der (~upervisor-)~tackpointer auf 
den gesichertenriihalt des Statusregisters. Bei der 
nächst höheren Wortadresse steht auf dem Stack 

% 
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grammzählerinhalts, gefolgt vom gesicherten niedenvertigen Teil des Pro- 
grammzählerinhalts. 

8.2.2.4 Exception Groups 

Exceptions sind intern oder extern ausgelöste Ausnahmebedingungen, die den 
Normalablauf der Prozessoraktivität unterbrechen. Die Prozessoren 6800x..6801x 
und 68070 unterscheiden beispielsweise: 

Gruppe 0: hienu gehören RESET, ADDRESS ERROR und BUS ERROR, die 
mit höchster Priorität innerhalb der nächsten zwei Takfzyklen bedient werden. 

Gruppe I: hienu gehören TRQCE, externe Intermpts, ILLEGAL INSTRUC- 
TION und P M L E D G E  VTOU UON Diese Ausnahmebedingungen werden 
vor Beginn der Folgeimtmuktion behandelt. 

Gruppe 2: hienu gehören alle Ausnahmebedingungen, die ah Teil der Befehk- 
ausführung ausgelöst und bedient werden wie 2.B. ein Software-Intempt (trap) 
oder Divkion durch Null. 

Die Prozessoren 68020 und 68030 unterscheiden weitere Exception Groups, die 
mit der erweiterten Funktionalität dieser Prozessoren verbunden sind. 

8.2.2.5 Exception Stack Frame Format 

Bild 8.7 zeigt den generellen Aufbau des Stacks zu Beginn der ~xception-Behand- 
lungs-Prozedur. Der Stackpointer zeigt auf den gesicherten Inhalt des Statusregisters 
Zum Zeitpunkt der Prozessor-Ausnahmebedingung. Die beiden nächst höheren 
Worte auf dem Stack enthalten den alten Programmzähler-Inhalt, das ist die Adresse, 
die bei normalem progr-ablauf als nächstes referenziert worden wäre. 

STACKR~HMENPIP 
Das Stack-Frame-Format-Wort enthält 

den Format-~ode (siehe Tabelle 8.4)' und 
die Interrupt-vector-~dresse (bzw. den 

2 Offset zum Vector-~ase-Registerinhalt) . 
Entsprechend der Format-Codiening spricht 
man auch von den Stack Frame Formaten "0': 

1' 11 II 11 I1 11 11 11 1, 2 ,  8 ,  9 ,  At1und"B". 
Tabelle 8.4: Format Codes der 680% 

aception Stacks - ['I Format-codes des 68020 gelten auch für den 68030. Der 6800x benützt kein Stack-Frame- 
Format-~ort. 

l21 E i e  Ausnahme hiervon bildet der Stack-Frame des 6800~ bei einer ILLEGAL A D D Y S  oder 
BUS ERROR Exception. Fb Details sei auf das ~rozessor-Hardware-Handbuch verwiesen. 

hceptions und lnterrupts 
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8.2.3 Die Exception-Vector-Table 

Die 68Oxx-Prozessorf~e unterstützt 256 Exception-Vektor-Nummern. Die 
Vektor-Nummer wird als Index in eine Tabelle von Einsprungadressen der Excep- 
tion-Handler (Bearbeitungsprozeduren) benutzt. Jeder Eintrag ist ein Langwort 
groß1. Die Vektor-Tabelle beginnt an einer ~angw6rtgrenze. Beim 68000 ist dies die 
Adresse 0. Beim 68010/20/30wird der Anfang durch das Vector-Base-Register (VBR) 
festgelegt. Das VBR wird über das RESET-Signal auf "0" initialisiert. Wie in Tabelle 
8.5 dargestellt ist, liegen alie Vektoren im Supervisor-Daten-Adreßraum (SD). Die 
einzige Ausnahme bildet der Reset-Vektor, der im ~u~ervisor-Programm-Adreß- 
raum liegt. Diese Unterscheidung vereinfacht die Hardware, da mit Hilfe der 
Function-Code-Signale einfach zwischen einer ROM-Adresse " 0  und einer RAM- 
Adresse "0" unterschieden werden kann., 

Nach dem Start des Prozessors muß als eine der wichtigsten ~nitialisierungsaufga- 
ben diese Tabeile initialisiert werden. 

Die folgenden kurzen Ausführungen erläutern in groben Zügen die ~edeutung der 
einzelnen Exception-Typen. Für eine vollständige Beschreibung muß allerdings auf 
die entsprechenden Prozessor-Handbücher verwiesen werden. 

Eine BUS-ERROR Exception tritt auf, wenn während eines Bus-Zyklus durch 

1 externe Logik das BERR-Signal aktiviert wird (vgl. Abschnitt 8.2.1.4). 
I 

I Eine ADDRESS-ERROR Exception tritt auf, wenn ein Befehl oder ein Wort- 
bzw. Langwortoperand von einer ungeraden Adresse geholt wird2. 

Eine ILLEGAL INSTRUCTIONEjcception tritt auf, wenn dm erste Wort eines 
Befehki kein gültiger Befehlscode ist. Illegale Befehle werden z.B. ab Breaboint- 
Befehle für DEBUG-Zwecke benützt3. Eine besondere Form ille aler Befehle 8 sind die LINE A (1 011) bzw. LINE F (1111) Emulator-Befehle . Diese illega- 

111 Ausnahme: der RESET-Vektor (Vektor-Nummer 0) besteht aus zwei Langworten, dem initialen 
Supervisor-Stack-Pointer und dem Propammzahler (Startadresse). Dafür gibt es aber keine 
Vektornummer "I". 

[2] Der 68020/68030 kennt keine Beschränkung der Ausrichtung der Operanden, d.h. ~ 0 r t e  und 
Langworte können an beliebigen Byte-Grenzen beginnen. 

[3] Als DEBUG-Befehle sind die Hex-Codes $4APAP.$4m für den 68008 bnv. 68000 in BenÜt: 
zung. Für die Prozessoren 6801x/68020/68030 sind die DEBUG-Befehle $4848..$484F in Benut- 
v g .  Manche dieser Codes sind vom Hersteller reserviert (beispielsweise für ln-~ircuit-Emu'~- 
tlon), andere sind anwenderverfügbar. Zur Vereinfachung der DEBUG-Phase führen der 
6801x.68030 bei diesen DEBUG-Befehlen einen BREAK-POINT-Bus-Zyklus aus, der von exter- 
ner Hardware, wie 2.B. ein In-Circuit-Emulator bzw. Logika~~lysator ausgewertet werden km. 

[4] Bei diesen Befehlen sind die Bits [15..12] des ersten Befehlsworts 1010 bzw. 1111. 

Exception Stack Frame ~ 0 r f l a ~  
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Tabelle 8.5: 6801x Exception Vector Table 

Zen Instruktionen führen auf eigene Exception-Handler. Sie werden als nicht-im- 
plementierte Befehle bezeichnet. Die zugehörigen Exception-Handler emulieren 
den Befehl als Software-Prozedur. Beim 68020 bzw. 68030 dienen die LINE-F- 
Instruktionen als Co-Prozessor-Befehle. Falls der Co-Prozessor vorhanden ist, 
wird der Befehl vom Co-Prozessor ausgeführt. Andernfalls nimmt der Prozessor 
die LINE-F-Emulator-Exception und emuliert den Co-Prozessor-Befehl. 

Die Ekceptions ZERO DMDE, CHKInstruction, TRtiPVund TRAP werden 
von Maschinenbefehlen ausgelöst. ZERO DMDE wird von den Befehlen DNS 
(signed divide) und D W  (unsigned divide) ausgelöst, wenn eine Division 
durch Null versucht wird Dadurch ist es nicht erforderlich, vor jeder Division, 
den Divisor zu prüfen. TRAPV- und CHK-&ceptiom werden durch die Befehle 
TRAPV (trap on overfow) bzw. CHK (check register against bounds) ausgelöst, 
wenn ein Programm einen Laufieiitfehler erkennt und unter Pr~~rammkontrolle 
diese Ekceptiom generiert. Die TRAP-Exceptions sind Sofhyare-Intempb, die 
unter Programmkontrolle ausgelöst werden. 

P ~ ~ E D G E  UOLA TION Exceptions sind erzwungene Ausnahmebedingun- 
gen, wenn ein Programm (Software-ProzeJ) im USER-Mode privilegierte 
Befehle auszuführen versucht1. 

- 
Beispiele privilegierter Befehle sind: AND immediate to Status-Register! ~OR~immediate t0 
Status-Register, MOVE to Statusre&ter, MoVE from Statusregister (nicht beim 6800x), OR im- 
mediate to Statusregister, MOVE to ~ser-Stackpointer, RESET, STOP, RTE, MOVEC, 
MOVES. 



174 Mikroprozessoren I: Die 680xx-Familie 

Die TRACE-Exception wird am Ende eines Befehls ausgelöst, wenn das T-Bit 
im Statusregistergesetzt ist. Dadurch kann ein MONITOR- oder DEBUG-Pro- 
gramm nach jeder Instruktion die fintrolle übernehmen. 

Die FORMAT-Evor Exception wird ausgelöst, wenn bei einer RTE (return 
ji-om exception) Instruktion ein illegaler Stack-Frme-Format-Code vorgefun- 
den wird1. 

Die UNINITLQLIZED INTERRUPT WCTOR Exception wird ausgelöst, 
wenn ein 680~~-Peripherie-Baustein die Vekfornummer 15 abgibt. Dies ge- 
schieht immer dann, wenn das Intemupt-Vektor-Register dieses Bausteins nicht 
initialisiert wurde, Diese finvention ist ein einfaches, aber wirkungsvolles Hilfs- 
mittel, Programmierfehler abzufangen. 

Eine SPURlOUS INTERRUPTException wird ausgelöst, wenn der Prozessor 
einen Interrupt erlcennt und beim Interrupt-Acknowledge-Zyklus statt DTACK 
oder WA BERR signalisiert bekommt. In diesem Fall mufi ein Stönignal den 
Interrupt ausgelöst haben, da kein Periphenebaustein auf den Intermpt-Ack- 
nowledge-Zyklus reagiert. 

Ein AUTOWCTOR-INTERRUPT wird genommen, E n  ein entsprechender 
IPL vorliegt und beim Interrupt Achnowledge-Zyklus W A  aktiviert wird 

Ein USER INTERRUPT VECTOR wird genommen, wenn ein unterbrechender 

\ Peripheriebaustein bei einem Interrupt-Acknowledge-Zyklus eine entsprechende 
Interrupt-Vektor-Nummer abgibt und mit DTACK quittiert. 

Für die Prozessoren 68020 und 68030 werden reservierte Einträge der Exception 
Vector Table für Co-Prozessor-Exceptions und bereits belegte Einträge in erweiter- 
ter Form genutzt. 

8.3 Software-Eigenschaften 

\ 
8.3.1 Das Register-Modell 

V Die Mitglieder der 68Oxx-Familie besitzen aufwärtskompatible ~e~istermodell~. 
Der Gmndregistersatz ist der des 68000 (s. Bild 8.8). Er umfaßt acht ~atenre@teI 
DO..D7, neun Adrefiegister AO.,A7/A7' und einen Programmzahler. Diese Register 

[I] Da der 6800~ kein Format-Code-Wort für Exception Stack-Frames benützt, ist auch die 
FORMAT-Exception beim 6800x nicht dehiert. 

Exception Stack Frame ~ormat 
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sind 32 Bit breit. Das 16-Bit-Statusregister umfaßt das 
niederwertige USER-Byte und das höherwertige 

DATENR~GISTER 

SYSTEM-Byte. 

Datenregister werden als Ziel- oder Quell-Operan- D 7  

der Inhalt eines Adreßregisters ist die Adresse des 
Bild 8.8: Registermodell des Operanden im Hauptspeicher. 6800x 

den für Bit-, Byte-, Wort- und Langwort-Datenforma- 
tel benützt. 

Adreßregister können für Quelioperanden im "11" 

Wort- oder Langwortformat benützt werden. Als 

8.3.1 .I Der Stackpointer im 6800x/6801x 

Eine Besonderheit stellt das Adreßregister A7 dar. A7 ist eigentlich ein doppeltes 
Register, das als Stacbointer benützt wird. Im USER-Mode des Prozessors wird 
durch die Re&tm.z&ese 7 das eigentliche Register A7 referenziert. Deshalb heißt 
A7 auch USER-STACK-Pointer (USP). Im SUPERVISOR-Mode des Prozessors 
wird durch die Registeradresse 7 das Register A7' referenziert, das deshalb SUPER- 
VISOR-STACK-PO~~~~~ (SSP) heißt. 

Zieloperand werden Adreßregister immer im Lang- 
wort-Format benützt. Adreßregister dienen haupt- 
sächlich als Zeiger auf Daten im Hauptspeicher, d. h. 

Für Interrupts und Exceptiom wird immer der SSP benützt. Für Subroutine-Calls 
bzw. -Returns wird abhängig vom Prozessor-Modus, der durch das S-Bit im Statusre- 

festgelegt wird, der USP oder der SSP benutzt. Dies ist in Bild 8.9 dargestellt 
Beispielsweise wird auf dem USER-Stack in Bild 8.9 die Rücksprungadresse, das ist 
der alte Inhalt des Programmzählerr@sters, bei USP-2 bnu. USP-4 abgeleg5 bevor 
der Programmzähler mit der neuen Zieladresse geladen wird. 

Die Referenziening von A7 bm. A7' erfolgt impllmi. h USER-Mode kann der 
SSP nicht re£erenziert werden. Im SUPERVISOR-Mode kann der USP nur mit der 
speziellen Instruktion 

MOVE USP,An 

PROGRAMMZAHLER I 

STANSREGIS~ER 

IZ-__ 

1 Wort = 2 Byte = 16 Bit; 1 Langwort = 4 Byte = 32 Bit 
I21 Der STACK wächst von hohen nach niederen Adressen. 

Das Register-Modell 
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bzw. 
MOVE An,USP 

explizit referemiert werden. Der 
erste Befehl überträgt den Inhalt des 
USER-STACK-Pointer-Registers in 
das angegebene Adreßregister An 
(Al..A7), der zweite Befehl lädt den 
USP mit dem Inhalt des angegebenen 
Adreßregisters. 

Durch die Trennung der Stacks irn 

SUPERVISOR 
USER STACK STACK 

)________-------- 
I 

(__________-----P 
\______---------- 
L--------------- 

(=P) 
Al' 

B E N O ~ ,  WENN BEN&IZ, WENN 
5-0 S- 1 

Bild 8.9: USER Stack und SUPERVISOR Stack 

Supe~sor- und User-Modus können die Stacks von Anwenderprogrammen (Prozes- 
sen) und der Stack des Betriebssystems getrennt werden. Insbesondere ist die Be- 
handlung von Interrupts und Exceptions unabhängig von der Stackbenutzung durch 
Programme im User-Mode. 

8.3.1.2 Das Status-Register (6800x16801~) 

Bild 8.10 zeigt den Aufbau des Statusregisters der Prozessoren 6800~ und 680h 

1 Das USER-Byte des Statusregisters wird als Condition-Code-Register bei der Be- 
fehlsausfühmng benützt. Zahlreiche Befehle setzen, löschen oder benützen einzelne 
oder mehrere der Statusbits des USER-Bytes. 

Die Bits des SYSTEM-Bytes umfassen die drei InternPt-Masken-Bits (vgl. Ab- 
schnitt 8.2.2.2), das SUPERVISORY-Bit S, das zwischen dem USER-Modus und dem 
SUPERVISOR-Modus unterscheidet, sowie das TRACE-Mode-Bit T. Ist T =  "1", so 
wird nach jeder ausgeführten Instruktion eine TRACE-Exception ausgelöst (s. Bild 
8.11). Durch die TRACE-Exception wird das T-Bit mfickgesetzt. Dadurch kann der 
TRACE-Exception-Handler, der typischerweise als Debugger verwendet wird, ohne 
weitere Unterbrechungen ablaufen. Durch die Rückkehr mit RETURNEIROM EX- 

CEPTION (RTE) wird der alte Prozessorsta- 
tus wieder geladen. Nach Ausführung der 
geinstruktion wird erneut eine TRACE-Ex- 
ception ausgelöst. 

Zugriffe auf das SYSTEM-Byte des Status- 
registers sind privilegiert, d. h. sie sind nur 
SUPERVISOR-Modus erlaubt. Ein ~ugriffs- 

Das Status-Register (6800xl6801x) 
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versuch im USER-Modus löst eine PRIVILEDGE-VIOLATION-Exception aus1. 

8.3.1.3 Erweitertes Registermodell des 6801x 

Die Prozessoren 6801.x haben im Vergleich zum 68000 zwei Ergänzungen des Re- 
gistermodells. 

Das WCTOR-BASE-REGISTER (VBR) enthält die Anfangsadresse der EX- 
CEPTION--VECTOR-Table. Beim RESET wird das WIR mit "0" vorinitialisiert. 
Die egektive Vektoradresse ist die Summe des mR-Inhalts und der vierfizchen 
Exception Vector Nummer. 

Das ALTERNATE FUNCTION CODE Registe~paur SFC (source function 
code) und DFC (destnation function CO@. 

Beide Erweiterungen sind nur M SUPERVISOR-Modus benützbar. Das USER- 
Mode-Registermodell des 680l.x ist unverändert. Die beiden 3-Bit-Register SFC und 
DFC können mit den privilegierten Befehlen (move control register) 

MOVEC SFC,Rn 
MOVEC Rn,SFC 
MOVEC DFC,Rn 
MOVEC Rn,DFC 

- 
Beim 6 8 h  ist der Befehl MOVE ~ o M  STATUSREGISTER auch im USER-Modiis erlaubt. 
Beim 6801% 68020,68030 ist das Sy,Sl"l'M-Byte des Stahisre$ters gegen all tzufle un 
~ E R - M O ~ ~ ~  gesperrt. Das U s ~ ~ - B y t e  kann als CONDJTION-CODE-Repter angesprochen 

in ein Daten- oder Adreßregi- 
Ster ausgelesen bzw. mit deren 
Inhalt geladen werden. Damit 
kann im SUPERVISOR-~odus 
bei einem Datentransfer mit der 
MOVES-~nstruktion (move 

- - 
werden. 

wcH„„M 

BEFML ZUM R ~ c w m R  FoLGEaEFEHL 

MEggLLE mcsPROGwM 

- 
Das Register-Modell 

Code Signalen FCO..FC2 eine be- 

(3 
address space) an den Function- Bild 8.1 1 : Anwendung der TRACE-Exception 

stimmte Zugriffsklassifikation emngen  werden. Beispielsweise schreibt der Befehl 
M0VE.L D l , <  ea> 
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den Inhalt des Datenregisters D1 in das Langwort mit der effektiven Adresse 
c ea > im SUPERVISOR-DATA-SPACE (vgl. Abschnitt 8.2.1.3). Dagegen schreibt 
der Befehl 

M0VES.L D1, <es > 

den Mal t  des Datenregisters D1 in das Langwort derselben effektiven Adresse 
< ea > . Beim Biiszyklus wird allerdings der Inhalt des DESTINATION- 
FUNCIION-CODE-Registers auf FCO..FC2 ausgegeben. Falls das DFC mit '001' 
geladen war, wäre dies ein Zugriff auf den USER-DATA-SPACE im SUPERVISOR- 
Mode. Auf diese Weise hat ein Betriebssystem, das normalerweise im SUPERVI- 
SOR-Mode ausgeführt wird, volle Kontrolle über alle Adreßräume. 

8.3.1.4 Erweitertes Registermodsll des 68020 

Das Registermodell des 68020 ist im USER-Modus unverändert. Der SUPERVI- 
SOR-STACK-Pointer (SSP) des 68010 wurde durch einen IN'IERRUPT-STACK- 
Pointer (ISP) und einen MASTEiR-STACK-Pointer (MSP) ersetzt. Das Adreßregi- 
ster A7' bildet den INmRRUPT-STACK-Pointer und das neu eingeführte Adreßre- 
gister A7" bildet den MASTER-STACK-Pointer. 

Im Statusregister wurde zusätzlich das M-Bit und ein zweites TRACE-Bit einge- 
führt. Das T-Bit des 68010 heißt beim 68020 Ti, das neu eingeführte T-Bit des 68020 
heißt TO. 

e Fdk  TI = '0' und T0 = 'I 'is, wird bei jederÄnderung des Kbntroll-Husses 
- durch einen Venweigungsbefehl wie2.B. BRA, JMP W. eine TRACE-Excep- 

tion ausgelöst. 

Falls 7'1 = 'I ' und T0 = '0' ist, wird wie beim 6801 0 nach jeder Instruktion eine 
TRACE-EIxception ausgelö.st. 

c Falk bei& Trace-Bits 'O'sind, wird keine TRACE-Exception ausgelöst. 

Der Prozessor ist im SUPERVISOR-Modus, falls das S-Bit '1' ist. Durch das M- 
Bit kann im SUPERVISOR-Modus zwischen Supervisor-Aktivitäten unterschieden 
werden, die in engem Bezug zu einer (Anwender-)Task stehen und solchen SUPER- 
VTSOR-Aktivitäten, die mit asynchronen Aufgaben des Betriebssystems, wie 2.B. In- 
tenupt-Behandlung stehen: 

e I;alis M =  "'wird dazu der INTERRUPT-STACK-Pointer als.SSP (supewisor 
stackpointer) benützt (intempt state). Dieser Fall entspricht dem 680k bzw. 
6801~. 

Erweitertes Registermodell des 68020 
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M O m  move quick 

MOVZSS move alternate address space (nicht 6800~) 

MOVEftom SR move ftom statusregister 

MOTrE to SR move to statusreghter 

MOVE from CCR move from condition code (nicht 6800~) 

MOVE to CCR move to condition codes 

MOVE USP move user stackpointer 

Viele dieser Befehle können wahlweise mit BYTE-, WORT- oder LANGWOR~- 
Operanden arbeiten. Beispielsweise transportiert die Befehlsvariante MOmeBBYte- 
Operanden, MOVE W Wort-Operanden und MOW3.L LangWort-Operanden Die 
Befehle sollen hier nicht diskutiert werden, da die meisten verständlich sein dürfte% 
wenn Kenntnisse anderer Prozessorenvorliegen. Lediglich auf einige wenige Instmk- 

1 tionen wird in späteren Abschnitten etwas ausführlicher eingegangen . 

Mnemonic 
ABCD 
ADD 
AND 

AsL ASR 
Bcc 
BCHG 
BCLR 
BRA 
BSET 
BSR 
BTST 
CHK 
CLR 
CMP 

DIVS 
. DNU 

EOR 
D(G 
MT 

- JMP 
JSR 
LIiA 
LINK 
LSL 
LSR 

[I] Die Prozessoren 68020 und 68030 vefügen über zusätzliche Befehle. Auf die ~ i t f e l d i n s p k ~ ~ ~ ~ ~ ~  
und die für Multiprozessorsysteme wesentlichen Instruktionen wird in späteren Abschatten 
noch eingegangen. 

Beschreibung 
Add Decimal with Menu 

E l ica i  AND 
Arithmetic Shift Left 
Arithmetic Shifi Right 
Branch Conditionally 
Bit Test and Change 
Bit Test and Clear 
Branch Aiways 
Bit Test and Set 
Branch to Subroutine 
Bit Test 
Check Register against Bounds 
Clear Operand 
Compare 

Signed Dlvide 
Unsigned Divide 
Exclusive OR 
Exchange Registers 
Signed Extend 
Jump 
Jump to Subroutine 
Load tifective Address 
Unk Stack 
Logical Shift Left 
Logical Shifi Right 

/ 

Erweitertes Registemodall des 68020 

Tabelle 8.6: 6800x/6801x - Befehlstypen 
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8.3.3 Die Adressierungsarten 

Die Prozessoren 6800~ und 
6801x verfügen über 14 Adres- 
sierungsarten, die in Tabelle 8.7 
zusarnmengefaßt sind. Zusätz- 
lich zu diesen Adressierungsar- 
ten machen manche Befehle im- 
plizite Referenzen zu Registern 
wie 2.B. dem Programmzähler, 
dem Statusregister oder den 

"REGISTER DIRECT" ADRESSIERUNG 
DATA REGISTER DlRECT EA = Dn 
ADDRESS REGISTER DIRECT E A -  An 
STATUS REGISTER DIRECT EA - SR 

"REGISTER INDIRECT" ADRESSIERUNG 
REGISTER INDIRECT - (An) 
POSTlNCREMENT REGISTER INDIRECT EA - (An),& <-An + M 
PREDECREMENT REGISTER INDIRECT Anc-An-M,=-  (An) 
REGISTER INDIRECT WlTH O F F S 0  E A c ( A n ) + d 1 8  
INDMED REGISTER INDIAECT WITH OFFSR EA (An) + (Rx) + da 

"PROGRAM COUNTER RELATIVE" ADRESSIERUNG 
RELATIVE Wmi OFFSEi F) + d18 
RELATIVE WlTH INDEX AN0 OFFSEi EA - (PC) + (h) + da 

Stackpointer-Registern (Bei- 
spiel: ORI to SR). Zwei Adres- 

Bei der INDIREKTENADRESSIERUNG über ein Adreßregister wird als 
Operand die Nummer des Adreßregisters spezifiiert, das die eigentliche Operan- 
denadresse enthält. Zusätzlich kann hienu ein Distanzwert yder Länge 8-Bit 
addiert werden. Zu diesem Wert kann noch der Inhalt eines beliebigen Daten- 
oder Adreßregisters (Index-Register Xi) addiert werden. Dieser Index wird noch 
mit der Größe des Zieloperanden (-) in Zahl von Bytes (1,2,4 beim 
6800x/6801x; 1,2,4 8 beim 68020/68030) multipliziert, bevor die Berechnung 
der eflektiven Adresse e~olgt. Der Index kann ein Wort oder ein Langwort groß 
sein. Dies wird mit kspezifiiert (s. Bild 8.13). 

''ABSOLUTE DATA" ADRESSIERUNG 
& ABSDLüTE SHORT EA - ( N M  WORDS) 
B: n e s o ~ m  LONG EA - (NM TWO WORDS) 

sierungsarten seien exempla- 
risch erläutert: 

~ Der 68020 und der 68030 besitzt 18 Adressierungsarten. Bild 8.14 zeigt beispiel- 
haft eine Memory-Indirekt-Adressierung mit Indizierung und zweifacher Verschie- 

I bung. Dabei wird ein Adreßregister als Zeiger auf ein Langwort benützt. Zum Inhalt 
I des Adreßregisters wird noch ein 32-Bit-Distanzwert bd addiert. Das dadurch refe- 

~MMEDIATE DATN ADRESSIERUNG 

QUICK IMMEDIATE IMMEDIATE 
DATA - N M  WORD(S) 
INHERENT DATA 

- 

renzierte Langwort (Pointer) enthält selbst nur die Adresse eines anderen Operan- 
den im Speicher. Dessen effektive Adresse wird dadurch errechnet, daß der mit der 

Bei der ABSOLUT- Tabelle 8.7: 6800x16801~ Adressierungsarten 
ADRESSIERUNG in der 
langen Form folgt auf das 
Befehlswort der höhenvertige Teil der 32-Bit-Operandenadresse. Das Folgewort 
enthält den niedenvertigen Adreßteil. 

~~erandengröße multiplizierte Inhalt eines als Indexregister benützten Adreß- oder 
Datenregisters und eine 32-Bit-Außendistanz hinzuaddiert werden. 

Die Adressierungsarten 
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Das letzte Adressieningsbeis~iel sei 
eine Anwendung der Bitfeld-Instruk- 

Indexregister mit der Länge eines 
L ( V d8 

Wortes benützte Datenregister D3 wird 
ein bestimmtes Langwort in diesem 
Feldelement effektiv adressiert. Das 
Datenregister D4 enthält den Bit- Index 

Versatz relativ zu dieser Lang- Index Register I 
(Adresc -1 Datenr . ) 

wortadresse. Von dieser Bitposition 
werden 24 Bits in das Datenregister D0 
eingelesen. Die Feldbreite kann auch ~ l l d  8.1 4: Adreßregister-indirekt mit Index und 
durch ein Datenregister spezifiziert Distanz 

sein. Die maximale Bitfeldlänge beträgt 32 Bits. Das Bitfeld kann sich über beliebige 

I Spdcheradresse I Adressreglster n 

I 
tion EXTRACT BIT FIELD UNSI- 
GNED (BFEXTU). Bei diesen Befeh- 
len wird zusätzlich zu den sonstigen 
Adreßspezifikationen noch der Versatz 
(Offset) bis zum Beginn des Bitfelds 
und die Länge des Bitfelds angegeben. 
Das Beispiel in Bild 8.15 extrahiert ein 
Bitfeld von 24 Bit Länge aus einer kom- 
plexen Datenstruktur. Dabei zeigt das 
Adreßregister A3 auf den Anfang eines 
Felds von Datensätzen (records). 

RECORD FILE D3 

Pointer 

Index 

1 lndex Register i 
(Adress-I Datenr .) 

(~ussendistanz (od)l 

Operand ([ bd, An 1, Xi.is * os,od) 

-. RECO 
RECl 
REC2 
REC3 
REc4 
REC5 

Durch die Distanz-Spezifikation REC5 Bild 8.13: 68020130 
Memory-Indirekt-Adressierung 

des Befehls würde das Feldelement 
REC5 adressiert werden. Durch das als I / I  Mresregister 

I 

OFFSETD4 24 BITS 

I 

Bild 8.15: 68020 Bitfeld-Instruktion 

Bytegrenzen erstrecken. Der 
Bit-Versatz kann von -z3' bis 
4- 231-1 reichen, 

- 
Erweitertes Registermodell des 68020 
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8.3.4 Unterstützung für Hochsprachen 

Modernen ~ ~ ~ ~ ~ - ~ i k r o ~ r o z e s s o r e n  wird häufig die Eigenschaft zugeschrieben, 
Hochsprachen gut zu unterstützen. Einige Beispiele aus der 68k-Familie seien hier 
in knapper Form ausgeführt. Programmiersprachenwie 2.B. PASCAL oder C kennen 
neben einfachen Datentypen auch strukturierte Datentypen. Hierzu gehören 
ARRAYs, RECORDs oder auch ARRAY OF RECORDs u.a.m.. Der Zugriff auf die 
Elemente dieser strukturierten Datenstrukturen wird durch die mächtigen Adressie- 
rungsarten bzw. deren Elemente wie Distanz, Index oder Indirection gut unterstützt. 
Jedes Adreßregister kann als Zeiger auf Datenstrukturen, zur Implementierung von 
Software-Stacks, FIFO-Puffern oder Listen benützt werden. Beispielsweise ent- 
spricht der Befehl 

einem PUSH ON STACK - Befehl anderer Prozessoren. Das Adreßregister An 
übernimmt die Rolle eines Stackpointers, der erst dekrementiert wird, um auf den 
nächsten freien Platz auf dem Stack zu zeigen. 

M0VE.W (An) + ,xx 

entspricht der POP FROM STACK - Anweisung. Nach Entnahme des Datums vom 
BOTTOM OF STACK wird der Stackpointer An wieder inkrementiert. 

Das Konzept der lokalen Vm'ablen von Prozeduren und der Parameterübergabe 
über den Stack wird durch das Befehlspaar LINK (link and allocate) und UNLK 
(unlink and deallocate) e&ient unterstützt. 

LINK An,# < alloc > 

entspricht einer fiktiven Befehlsfolge 

PUSH An 
M0VE.L S P ~ , A ~  

[I] CISC = complex instruction set computer 

t2I SP ist ein Synonym für den Stackpointer. SP und ~7 sind gleichwertige Registerangaben. 

Unterstützung für Hochsprachen 
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ADD # < alloc> ,SP 

Dabei wird zunächst der Registerinhalt von An auf dem Stack gesichert und der 
Stackpointer in An kopiert. Anschließend wird auf dem Stack Platz der Größe 
C alloc > reserviert. Dabei entsteht über An eine verkettete Liste von Stack-Frames, 
da nach LINK das Adreßregister An auf den vorangehenden BOTI'OM OF STACK 
zeigt, und dort wiederum der vorangehene Inhalt von An steht. 

UNLK An 

entspricht der fiktiven Befehlsfolge 

M0VE.L An, S P  
POP An 

Er gibt den mit LINK reservierten Platz auf dem Stack wieder £rei. Nach UNLK 
ist der Zustand vor LINK wiederhergestellt. 

Dieses Verfahren wird bei Prozeduraufi-ufen durch die Ho~hs~rachencompiler an- 
gewandt. In einem C-Programm soll die Function F 0 0  deklariert sein, die von einem 
Anwender aufgerufen wird: 

Der C-Compiler übersetzt diesen Aufruf in die Befehlsfolge 

M0VE.W C,-(SP) 
M0VE.W b,-(SP) 
M0VE.W a,-(SP) 
JSR F 0 0  
ADD.L #6,SP 
M0VE.L D0,xx 

Der Prolog bzw. Epilog der Function F 0 0  wird übersetzt in 

LINK A6,#-variable-space 
M0VEM.L ...,-( SP) ..... body of F 0 0  ..... 

Erweitertes Registermodell des 68O2O 
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M0VE.L result,DO 
M0VEM.L (SP) f ,... 
RTS 

Vor dem Aufruf von F00  schreibt der I I i f 

Aufrufer die dreiübergabeparameter auf 
den Stack. Mit JSR F 0 0  wird F 0 0  auf- 
gerufen. F 0 0  allokiert zunächst mit 
LINK Platz für die lokalen Variablen auf 
dem Stack. Mit M0VEM.L (move multi- 
ple register) werden die benötigten Regi- 
ster auf dem ~ t a c k  gesichert1. Nach Abar- - 
beitung des eigentlichen Prozedur- 
Körpers wird der Rückkehr-Status in das 
Datenregister D0 geschrieben und mit 
M0VEM.L die alten Registerinhalte 
vom Stack zurückgeholt. Mit UNLK wird 

Parameter C 

Parameter b 

Parameter a 

Rückkehr-Adresse 

lokale Variable 

gesicherte 

von F00 

von F00 

dervon F00 belegte Stackwieder freige- I I I 

I J' 
Bild 8.16: Prozeduraufruf und 

geben (s. Bild 8.16). Anschließend gibt stack-Frame-Verkettung 
der Aufrufer mit ADD #6,SP den Para- 
meter-Stack frei und speichert den Rückkehr-Status ab. 

8.3.5 Multiprozessor-Unterstützung 

8.3.5.1 Synchronisation des Zugriffs auf globale Daten 

In eng gekoppelten Multiprozessoren greifen mehrere Prozessoren auf gemeinsa- 
me Datenstrukturen m. Solange die Zugriffe nur lesend erfolgen, sind keine beson- 
deren Vorkehrungen erforderlich, da die Busarbitriemg die Z~gnffe auf den ge- 
meinsamen Speicher koordiniert. Probleme können entstehen, wenn mindestens eine 
CPU versucht, gemeinsame Daten zu verändern. Konkurrierende h s e -  oder 
Schreibzugriffe von anderen Prozessoren können zu inkonsistenten Ergebnissen 
fuhren. Deshalb müssen sich die Programme der ~rozessoren untereinander abstim- 
men, wenn der Zugriff auf gemeinsame Daten erfolgen soll. Diese Abstimmung (ZU- 
griffssynchroniSation) wird üblicherweise von einem Betriebssystem unterstützt. Die 

111 Die Registeriiste ist hier nicht explizit angegeben. 
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Anwenderprogramme (Prozes- 
se) beantragen beim Betriebssy- 
stem die Zugriffsberechtigung 
auf die gemeinsamen Daten. Das 
Betriebssystem eines Prozessors 
rnuß dazu prüfen, ob die betroffe- 
ne Datenstniktur augenblicklich 
frei ist. Falls dies der Fall ist, miiß 

I 

Bild 8.17: Einfügen eines Listenelements 

sie als belegt gekennzeichnet werden. Anschließend kann der Applikationsprozeß die 
Daten benützen. 

Auch die Betriebssysteme, die auf den einzelnen Prozessoren laufen, benützen ge- 
meinsame Datenstrukturen. Wenn immer diese benützt werden, rnuß eine solche 
Prüfung und Belegung erfolgen. Dazu wird üblichenveise jeder kritischen Daten- 
stmktur eine Synchronisationsvariable zugeordnet, die angibt, ob diese Ressource I - 

belegt oder frei ist. Solche Synchronisationsvariablen werden als Semaphore oder 
Locks bezeichnet. 

Für diesen Zweck verfügen die Prozessoren der 680xx-Familie über einen speziel- 
len Befehl. Dieser TEST-AN'-SET-Befehl (TAS) prüft und setzt das Bit 7 eines 
solchen Synchronisationsbytes. Falis das Bit 7 gesetzt war, wird das N-Bit des Status- 

\ registers gesetzt, andernfalls zurückgesetzt. Nach dem TAS-Befehl ist Bit 7 des Sp-  
chronisationsbytes sicher gesetzt. Das Wesentliche an dieser Instruktion ist, daß die 
beiden nötigen Bus-Zyklen, erst ein Lesezyklus, dann ein Schreibzyklus unteilbar 
(atomar) ausgeführt werden. Die Prozessoren 6800x und 68010 halten dani das 
ADDRESS-STROBE signal ASn<isdien den beiden zyklen aktiv. Die anderen ver- 
treter der 680xx-Familie kennzeichnen diesen READ-MODIFY-WRITE-ZYMUS 
durch Aktivierung des RMC-Signals. In beiden Fällen rnuß die Bus-Arbitriem 
einen Wechsel des Commanders verhindern. Falls dies nicht so geschähe, könnte ein 
zweiter Prozessor auch eine Prüfung des Synchronisationsbytes versuchen, bevor der 
erste das Byte zurückgeschrieben hat. 

8.3.5.2 Manipulation verketteter Listen 

Die Bearbeitung verketteter Listen ist eine Standardaufgabe in Prozessorsyste- 
men. Bild 8.17 zeigt eine solche Liste, die am Kopbeiger HERD beginnt. ~m Anfang 
dieser Liste SOU. ein neues Element eingefügt werden. Die Adresse des neuen Eie- 
ments stehe im Adreßregister Al des Prozessors. Durch die Befehlssequenz 

Manipulation verketteter Listen 
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In Einprozessorsystemen oder Single-Task-Systemen bereitet diese Vorgehens- 
weise keine Probleme. In Multiprozessorsystemen kann es aber vorkommen, daß 
mehr als einProzessor beabsichtigt, in diese Liste ein neues Element einzufügen. Dies 
ist in Bild 8.18 dargestellt. Jeder Prozessor will ein Listenelement einfügen, dessen 
Adresse jeweils im Adreßregister Al  steht. Einer der beiden Prozessoren beginnt nun 
mit dem ersten Befehl 

wird das neue Element eingefügt. Der 
erste Befehl schreibt die Adresse des 
ersten Listenelements in das NEXT-Feld 
des neu einzufügenden Listenelements. 
Der zweite Befehl ändert den Kopfzei- 
ger HEAD, so daß dieser jetzt auf das 

M0VE.L HEAD,(NEXT,Al) ; Prozessor 1 

NEUER EINTRAG VON NEUER EINTRAG VON 
PROZESSOR I PROZESSOR P Ali7J AllTJ 

Unmittelbar nach diesem Befehl erhalte der zweite Prozessor Zugriff auf den Bus. 
Er führt dann seinerseits diese Instruktion aus 

Bild 8.18: Gleichzeitiges Einfügen eines 
- 

neue Listenelement zeigt. Listenelernents 

M0VE.L HEAD,(NEXT,Al) ; Prozessor 2 

und direkt anschließend noch 

M0VE.L A1,HEAD ; Prozessor 2 

Zuletzt beendet Prozessor 1 seine Einfügeoperation mit 

M0VE.L A1,HEAD ; Prozessor 1 

Multiprozessor-Unterstützung 
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Das Gesamtergebnis ist in 
I 

PROZESSOR 1 

H E A ~ E I N ~ R A U  1 
NACHHER 

A l  ElNiRAG EINTRAG 

PROZESSOR P 

CDIESER EINTRAG GEN MRLOREN 

Bild 8.19: Fehlerhaftes Einfügen eines Listenelements 

Bild 8.19 dargestellt. HEAD 
zeigt auf das Listenelement von 
Prozessor 1 und dieses auf die 
bisherige Liste. Das Listenele- 
ment von Prozessor 2 ist aber 
nicht mehr auffindbar, da mit der 
letzten Instruktionvon Prozessor 
1 der Kopfzeiger verändert 

wurde. 

Der Zugriff auf die Liste muß also wie oben ausgeführt wurde, synchronisiert bzw. 
exklusiv durchgeführt werden. Dazu kann ein Synchronisationsbyte und die TEST- 
AND-SET-Instruktion benützt werden. 

Dies ist beim 68020130 nicht unbedingt erforderlich, da die ~istenoperationenmit 
den COMPARE-AND-SWAP-Befehlen CAS bzw. CAS2 konsistent durchführbar 
sind1. Beide Instruktionen benützen wie TAS einen READ-MODIFY-m-  
Zyklus. Der CAS-Befehl sei hier exemplarisch erläutert. Er benützt drei Operanden: 

Dc ist ein Datenregister, das zu Vergleichszwecken benützt wird. Du ist ein Da- 
tenregister, das zu Update-Zwecken benützt wird. < ea > ist die effektive Spei- 
cheradresse eines dritten Operanden. CAS vergleicht den Inhalt des Langworts bei 

ea> mit dem Vergleichsregister Dc. Bei Übereinstimmung schreibt CAS den 
Inhalt des Update-Registers an die Speicherstelle < ea > , andernfalls wird der Inhalt 
von < ea > in das Vergleichsregister übernommen. 

Unter Verwendung von CAS lautet die Einfügeoperation: 

M0VE.L HEAD,DO 
M0VE.L A1 ,Dl  

LOOP M0VE.L DO,(NEXT,Al) 
CAS.L DO,Dl,HEAD 
BNE LOOP 

[I] Diese Befehle haben, wie auch der Befehl WT-AND-SET, ihr Vorbild in ~ r o z e s s o r a ~ ~ ~ ~ ~ ~ ~ ~ '  
ren von Großrechnern wie z.B. der IBM 360-/370-Serie. 

/ 

Manipulation verketteter Listen 
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Der erste Befehl schreibt denInhalt des Listenzeigers in das Datenregister DO, das 
hier von CAS als Vergleichsregister verwendet wird. Die Adresse des neuen Listen- 
elements wird mit der zweiten Instruktion in das Datenregister D1 geschrieben. 
Dieses Register wird von CAS als Update-Register benützt. Die dritte Instruktion 
schreibt an die NEXT-Stelle des neuen Listenelements die.Adresse des bisherigen 
Listendangs. Die eigentliche kritische Operation, die Änderung des Kopfzeigers 
HEAD, wird von CAS durchgeführt. 

Falls während der drei Instruktionen zwischen dem ersten M0VE.L und CAS.L 
ein anderer Prozessor ein Listenelement eingefügt hat, ergibt die Vergleichsopera- 
tion von CAS, daß der Inhalt des Kopfzeigers HEAD verändert ist. Als Folge davon 
wird der neue Inhalt des Kopfzeigers in das Vergleichsregister D0 übernommen und 
die Schleife ein zweites Mal durchlaufen. Dabei wird die NEXT-Steile des neuen Li- 
stenelements erneut beschrieben. Er zeigt damit auf den neuen Listenanfang. Beim 
zweiten Vesuch stellt CAS Übereinstimmung des Kopfzeigers und des Vergleichsre- 

PROZESSOR 1 gisters fest und schreibt deshalb 1 *'- den Inhalt des Update-Registers 
in den Kopfzeiger, der damit auf 

PROZESSOR B das jetzt erfolgreich eingefügte 
Element zeigt (s. Bild 8.20). 

8.3.5.3 Das Co-Prozessor-Interface 

Die Prozessoren 68020 und 68030 besitzen eine Hardware- und Software-Schnitt- 
Stelle für Co-Prozessoren (siehe Bild 8.21). CO-~rozessor-~perationen werden durch 
die LINE-F-Instmktionen ausgelöst. Eine solche Instruktion veranlaßt die CPU, 
einen CO-Prozessor mit der Bearbeitung des Befehls zu beauftragen. Das J?ormat 
eines solchen LINE-F-Befehls ist in Bild 8.22 dargestellt. Da ein System mehrere Co- 
Prozessoren enthalten k m ,  wird mit dem Co-Prozessor-ID der ZU beauftragende 
Co-Prozessor gekennzeichnet. Die IDs 000..101 sind von MOTOROLA reserviert. 
Die IDs 110 und 111 können für anwenderspezifische C O - P ~ O Z ~ S S O ~ ~ ~  benützt 
werden. Das T w F e l d w w t  einen ~ ~ - ~ r o z e s s o r - I n s ~ i ~ - T  aus. Dazu gehören 

GENERAL 

BRANcH 
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CONDITIONAL 

SAm 

RESTORE 

Nach einer LINE-F- 
Instruktion führt die 
CPU einen CPU- 
SPACE-Buszyklus aus. 

Dabei wird über A16..A19 angegeben, daß es sich um einen Co-Prozessor-Zyklus 
handelt. Die Adreß-Bits A13..A15 geben den Co-Prozessor-Kenner (CP-ID) aus. Mit 
AO-A4 wird das Co-Prozessor-Interface-Register angewähltl. Die Folgeworte des 
LINE-F-Befehlsworts sind Co- l5 

1 2 1 1  8 8  8 5  0 

1 i 1 i 1 I 1 I I CP-ID / o P - T ~ ~ ~ ~  typedependent 1 
Prozessor-spezifisch. 

Bild 22: LINE-F-Instruktion 
Damit wird es möglich, eigene 

Co-Prozessoren zu entwickeln und davon mehrere in einer MASTER-SLAVE-MU~- 
tiprozessor-Konfiguration mit dem 68020 bzw. 68030 zusammenarbeiten zu lassen. 
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1 9.1.1 Zielsetzung 

In diesem Kapitel soii ein Überblick über die Merkmale und Eigenschaften der 
Transputerfamiiie und der Programmiersprache OCCAM gegeben werden. Die hier 
gemachten Ausführungen sind allerdings kein Ersatz für die Original-Herstellerdo- 
kumentation oder für eine vertiefte Einführung in die Parallel-Programmiening mit 
O ~ @ & l .  Ziel ist lediglich, einen so umfassenden Überblick zu bieten, der es imEin- 
zelfall ermöglicht, die Einsatzmöglichkeiten des Transputers zu beurteilen und seine 
Besonderheiten kennenzulernen. 

Der Transputer und die Programmiersprache OCCAM wurden gleichzeitig ent- 
wickelt. Das Ziel war dabei, eine Programmiersprache zu schaffen, mit der Pro- 
gramme aus parallelen Prozessen gschrieben werden können, die e££izient von 
einem für die Sprache optimierten Prozessor, dem Transputer, ausgefihrt werden. 
Deshalb muß in diesem Kapitel sowohl auf die Prozessoreigenschaften, als auch auf 
die Programmierung paralleler Prozesse eingegangen werden. 

Sozusagen als Nebenprodukt fallen einige Anmerkungen zu dem K o ~ e p t  der 
reduced instruction set computer (RISC) ab. 

9.1 -2 Das ~ransputer-Konzept 

9~1.2m1 Namensgebung 
' T R A N s P ~ R "  ist ein Kunstwort, das Analogien zu dem Kunstwort ' W S I -  

STOR'' erzeugt. ~~~~~~t~~ soll ein programmierbares Bauelement sein, mit dem 

Zielsetzung 
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intelligente aktive Systeme auf möglichst einfache Weise aufgebaut werden sollen. 
Deshalb wurde ähnlich wie aus den Worten transfer resktor das Wort TRANSISTOR 
aus den Worten Tramktor und Computer der Begriff TRANSPUTER geschaffen, der 
offensichtlich zum Ausdruck bringen soll, daß der Transputer ein Computer-Bauele- 
ment ist, so wie der Transistor ein aktives elektronisches Bauelement darstellt. 

Mit dem Transputer soll (nach Meinung der Erfinder) ein Computerbauelement 
verfügbar sein, mit dem Computersysteme vom Microcontroiler bis hin zu Supercom- 
putem auf einfache Weise gebaut werden können sollen. Die Programme sollen nach 
dem Konzept der kommunwierenden sequentiellen Softwareprozesse erstellt sein. 
Dementsprechend wurde in Anlehnung an CSP' von C. A. Hoare die Pro- 
grammiersprache OCCAM zur Programmierung von Transputem geschaffen. Um- 
gekehrt unterstützt der Transputer wirkungsvoll die Erfordernisse von OCCAMZ 

9.1.2.2 Die Software-Architektur 1 
Das Transputerkomept entspricht der in diesem Manuskript vorgeschlagenen 

Vorgehensweise für die Entwicklung einer Rechneranwendung: ausgehend von der 
zu bearbeitenden Aufgabe soll eine Aufgabemerlegung in einfachere Teilaufgaben 
vorgenommen werden und deren Parallelisierbarkeit untersucht werden. Die Teil- 
aufgaben können dann durch untereinander kommunizierende Software-Prozesse 
bearbeitet werden. Je nach Parallelisierbarkeit können diese dann von einem Prozes- 
sor oder von einem Multiprozessor ausgeführt werden. 

Ein Prozeß ist in diesem Sinne eine unabhängige Software-Aufgabe, die aus Pro- 
gramm-Codeund lokalen Datenbereichen besteht. Er stellt einen "schwarzen Kasten" 
dar, der über Eingangskanäle Information aufhehmen, verarbeiten und über Aus- 

I , gangskanäle wieder ausgeben kann. Mehrere 

I 
Bild 9.1: Kmmunizierende Prozesse I Prozeß P3 Information in Form einer Nach. 

richt an den Prozeß P2 senden. P2 kann In- 
[I1 communicating sequential processes 

[21 dies wird in den folgenden Abschnitten deu-, 

Prozess-Kommunikation 

synchrone Kanale (Channels) 

Die So ftware-ArchiteMuf 

Prozesse können untereinander kommuni- 
zieren, wie dies in Bild 9.1 dargestellt ist. 
Jeder Kreis stellt einen Prozeß dar. Die ge- 
richteten Kanten symbolisieren unidirektio- 
nale Kommunikationskanäle. ~eis~ieisweise 
kann nach der Prozeßstruktur in Bild 9.1 der 



Einführung 195 

formation an P1 und auch an weitere Prozes- 
se, die hier nicht dargestellt sind, ausgeben. 
Mehrere Prozesse können zusamrnengefaßt 
wiederum als ein komplexerer Prozeß aufge- 
faßt werden. Beispielsweise sind in Bild 9.2 
die Prozesse Pl..P3 zu einem komplexeren 
Prozeß zusammengefaßt, der einen Ein- 
gangskanal und einen Ausgangskanal hat. Bild 9.2: Zusammenfassung 
Auf diese Weise lassen sich aus primitiven kommunizierender Prozesse 
Prozessen komplexe Prozess-Systeme auf- 
bauen. OCCAM stellt hierfür die erforderlichen Sprachmittel und der Transputer 
eine effiziente Prozessorunterstützung zur Verfügung. 

9.1.3 OCCAM 

1x1 den folgenden Abschnitten sollen die wesentlichen Merkmale der Pro- 
grammiersprache OCCAM in aller Kürze vorgestellt werden, soweit sie für das 
bessere Verständnis von Transputern erforderlich sind. Diese Ausführungen können 

1 
allerdings nicht die Referenz eines OCCAM-Programmierhandbuchs ersetzen . 
OCCAM-Programme werden aus dreipimitiven Prozessen zusammengesetzt: 

ZUWEISUNG. Eine Zuweisung weist einer Vmiablen den Wert eines AUS- 
drucks oder einer Kbmtanten zu (2.B.: z : = X +Y). 

INPUT. Mit INPUT wird ein Wert über einen Kiulal empfangen und einer Vanan- 
abZen zugewiesen (rB.: kanalaame ? x ) ~ .  

CWTPUT. Mit 0 UTPUT wird der Wert einer Variablen oder Konstanten über 
einen K r a l  ausgegeben (..B.: kanal..name !X)? 

Prozesse können zu sequentiellen,parallelen, alternativen, wiederholten oder beding- 
ten Konstrukten zus-engefaßt werden. Hierzu dienen die Anweisungen: 

SEQ. Mit der Anweisung SEQuence wird erreicht, daß Komponenten eines pro- 
zesses zeitlich nacheinander (sequentiell) ausgeführt werden. 

PAR Mit derAnwekung P&lel wird erreicht, die fim~onenfen eines 

Prozesses gleichzeitig oder q~ari~leichzeitig d h. parallel ausgefuh* ~ e r h  
b 

[I] siehe 2. B. R. Steinmetz, CY.XAM 2 

l21 Das Fragezeichen "1" ist die ~ ~ ~ A M - ~ n w e i s U n g  für INPUT. 

I31 Das ~ ~ s r u f e z e i c h ~ ~  "1" ist die 0~~~M-AnwekUng  für OUTPUT. 
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ALT. Mit derAnweisung ALTemative wird von mehreren kommunikationsbe- 
reiten Komponenten-Prozessen derjenige ausgewählt, auf dessen kkrnmuni- 
kationkanal zuerst Daten eingehen. 

WHILE. Mit derAnweisung WHlLE können Wiederholungen von Prozessen 
beschrieben werden. 

I .  Mit derAnweisung IFkönnen Prozesse bedingt ausgeführt werden. 

Ein solches Konstrukt ist selbst ein Prozeß und kann deshalb seinerseits als Kom- 
ponente eines anderen Konstrukts verwendet werden. 

9.1.3.1 Sequentielle Prozesse 

Gewöhnliche sequentielle Programme können in OCCAM mit Variablen und Zu- 
weisungen als sequentielle Konstrukte formuliert werden. Das Programmfkagment 

SEQ 
inpchan ? X 
y : = x + l  
outchan ! y 

liest zunächst Daten vom Kanal inpchan in die Variable x ein. ~nschließend wird 
zu x die Konstante 1 addiert und der Variablen y zugewiesen. Schließlich wird der 
Inhalt der Variablen y über den Kanal mit dem Namen outchan ausgegeben. Die An- 
weisung SEQ schreibt die sequentielle Ausführung dieser drei primitiven Prozesse 
vor. Sequentiell bedeutet, daß ein Folgeprozeß erst startet, wenn sein Vorgänger ter- 
miniert. Das SEQ-Konstrukt terminiert, wenn sein letzter Prozeß (hier outchan !Y) 
terminiert. Die zweifache Einrückung kennzeichnet den Beginn des m SEQ gehön- 
gen Prozeßblocks. Eine zweifache Ausrückung kennzeichnet das mgehörige Ende. 
Dies entspricht der BEGIN. ..END - Klause eines ~ ~ ~ ~ A G ~ o m ~ o u n d - S t a t e m e n t s  
oder der {...) - Klammerung in der Programmiersprache "C". 

9.1.3.2 Parallele Prozesse 

Mit der OCCAM-PAR-Anweisung können parallel ausführbare Prozesse be- 
schrieben werden. Das Programmfragment 

- 
Parallele Prozesse 
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PAR 
SEQ 

inputchanl ? X 
x : = x + l  

SEQ 
inputchan2 ? y 
y:= Y-1 

beschreibt zwei parallele Prozesse, Jeder dieser beidenparallelenProzesse besteht 
aus einem SEQ - Konstrukt. Das erste SEQ - Konstrukt umfaßt einen Primitiv- 
Prozeß, der vom Kanal inputchanl in die Variable x einliest Ünd einen Primitiv- 
Prozeß, der anschließend den Inhalt vonx inkrementiert. Das zweite SEQ - Konstrukt 
umfaßt einen Primitiv-Prozeß, der vom Kanal inputchan2 in die Variable y einliest 
und einen zweiten, der den Inhalt vony dekrementiert. 

Alle Komponenten eines PAR-Konstrukts starten (praktisch) gleichzeitig. Das 
PAR-Konstrukt terminiert, wenn alle seine Komponenten-Prozesse terminiert sind. 

9.1.3.3 Alternative Prozesse 

Mit Hilfe der OCCAM-Anweisung ALT kann eine bedingte Auswahl aus mehre- 
ren Prozessen erfolgen, von denen eher zur ~usführung kommt. In dem Programm- ' bagment 

I ALT 
inpchanl ? X 

SEQ . 
... 1. alternativer Prozess 

inpchan2 ? X 

SEQ ... 2. alternativer Prozess 
inpchan3 ? X 

SEQ ... 3. alternativer Prozess 

warten drei Prozesse auf eingehende Daten. Derjenige ~rozeß, der als erstes seine 
Daten über seinei~ingangskanal empfängt, gelangt zur weiteren Ausfühning. Falls 

über den Kanal inPChan2 zuerst Daten ankommen, wird der 2. Alter- 
nativ'prozeß ausgeführt, Das ALT-Konstrukt terminiert, wenn der so aktivierte Alter- 
nativ-Prozeß terminiert. 

OCCAM 
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9.1.3.4 Wiederholte Prozesse 1 

Mit wiederholten Prozessen können Ausführungsschleifen beschrieben werden. In 
dem Prograrnmfragment 

SEQ 
X:= 0 
W H I L E x  > = 0 

SEQ 
inpchan ? X 
outchan ! 2 +X 

werden vom Kanal inpchan Daten in die Variable x eingelesen und um 2 erhöht 
wieder über denKanal outchan ausgegeben, solange X positiv ist. Wenn ein negativer 
Wert für X empfangen wird, terminiert der WHILE-Prozeß. 

9.1.3.5 Bedingte Prozesse I 
Mit dem IF-Konstrukt kann durch eine Entscheidungsbedingung einer von vielen 

Prozessen ausgewählt werden. Lediglich der ausgewählte ~ o m ~ o n e n t e n - ~ r o z e ß  wird 
ausgeführt. Wenn er terminiert, terminiert der bedingte Prozeß. In dem Pro- I 
grammfragrnent I 

\ IF 
x = l  

... 1. bedingter Prozess 
X = 2 ... 2. bedingter Prozess 
TRUE 

SKIP 

wird der erste Komponenten-Prozeß (1. bedingter Prozeß) ausgeführt, falls X den 
Wert 1 hat. Für x=2 wird der zweite Komponenten-Prozeß ausgeführt. Für alle , 

anderen Werte von X wird der reservierte Prozeß SKlP ausgeführt. SKIP startet und 
terminiert, ohne eine weitere Aktion ausniführen. 

9.1.3.6 Replizierte Prozesse 

Durch Erzeugung von Kopien von Prozessen (Replikation) lassen sich ArraYs von 
Prozessen definieren. Die allgemeine Form eines Replikators lautet: 

REP index = base FOR count 
process 

Repliverte Prozesse 
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REP steht hier für SEQ, PAR, ALT oder IF. Ein einfaches Anwendungsbeispiel 
zeigt das Programmfragment: 

I [6]CHAN OF INT pipe : 

PARi = OFORS 
WHILE TRUE 

INT X : 
SEQ 

pipe[il ? X 
pipe[i + 11 ! X 

Bild 9.3: Replizierte Prozesse als FIFO-Queue 
Die Prozeß-Struktur des vorstehenden Beispiels ist in Bild 9.3 dargestellt. Der 

Prozeß P1 empfängt über den Kanalpipe[O] einen Zahlenwert und gibt ihn an seinen 
Nachfolger P2 über den Kanalpipe[l] weiter. Dies setzt sich fort, bis der Prozeß PS 
den Zahlenwert über den Kanalpipe[S] ausgibt. Da jeder Prozeß dieses Beispiels als 
einfacher Puffer wirkt, handelt es sich hier um einen I?IFo1-~uffer oder eine FEO- 
Warteschlange (Queue) der Länge 5. 

OCCAM-Channels sind Kommunikationswege, über die zwei Prozesse Daten aus- 
tauschen können. Dabei handelt es sich um unidirektionale Punkt-zu-Punkt-Verbin- 
dungen (s. Bild 9.1). Die Kommunikation erfolgt synchron. Darunter wird folgendes 
verstanden: 

Wenn der sendewillige Prozefl bereit ht, die Daten zu senden, der Empfängerpro- 
zeß aber noch nicht empfangsbereit ist, muß der sendewillige Prozeß auf die 
Empfangsbereitschaft des Empfängen warten. 

Wenn der Empfängerprozeß der Daten empfangsbereit , der Sencikyrozeß aber 
noch nicht sendebereit ht, so mufl der Empfänger auf die Sendebereitschaft &s 
Sendeprozesses warten. 

Sowohl Sender, wie auch Empfänger müssen für die Datenübergabe gleichzeitig 
bereit sein (synchron sein), d.h Prozesse führen ein "Rendezvous" durch, da sie 

WO: first in ... fist out, der zuerst eingetroffene Datenwert wird auch als erster wieder ausgege- 
ben. 

OCCAM 
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zur selben Zeit am selben Ort (Kanal) Daten austauschen. Nach erfolgtem Datenaus- 
tausch werden beide Prozesse fortgeführt. 

9.2 Die Rechnerorganisation 

9.2.1 Der Grundaufbau 

Der Grundaufbau eines typischen Transputers und seine charakteristischen Funk- 
tionsblöcke sind in Bild 9.4 dargestellt. Auf einem einzigen Chip sind ein Prozessor, 

Transputer-Chips 

Speicher und serielle Datenübertragungseinrich- 
tungen (Links) mit einer maximalen Übertragungs- 
rate von je 20 MBit/s untergebracht. Zusätzlich 
können weitere anwendungsspezifische Interfaces, 1 
wie 2.B. eine Speichersteuerung, ein Kontroller für 
Floppy-Disk- und Winchester-Disk-Laufwerke 

I 

oder ein Graphik-Kontroller untergebracht sein, I , 
Zu den System-Se~ces gehören die Taktversor- 
gung, die Stromversorgung, Signale für die Initiali- I 

siemng des Transputers und Zeitgeber. I 

9.2.1 .I Die Transputer-Links 

Die Links sind einwesentliches Merkmal der Transputer. Eine Link ist eine seriel- 
le Kommunikationsschnittstelle hoher ÜbertraWgsrate. Die Standardübertr& 
gungsrate beträgt 10 MBit/s, sie kann aber auch auf 5 bnv. 20 MBit/s konfiguriert 
werden. Jede Link ist mit einem eigenen DMA-Controller ausgestattet, so daß 
mehrere Übertragungen gleichzeitig möglich sind. über Links werden grundsätzlich 
8-Bit-Bytes (Oktetts) asynchron übertragen. Dazu wird jedes Oktett von einem Start- 
rahmen aus zwei Bit und einem Stopbit begrenzt (siehe Bild 9.5). Der ~uhemstand 
einer LUikleitung ist ein T'JL1O"-Pegel. Die Übertragung eines Oktetts beginnt mit 
einem Startbit und einer Kennzeichnung, daß Daten folgen (data flag). Nach der 
Übertragung des höchstwertigen Bits des Oktetts (Bit 7) folgt ein Stopbit mit dem 
?TLPegel"O1'. Vor der Übertragung eines weiteren Oktetts envartet die sendmde 

Die Transputer-Links 
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laufenden Übertragung eines Oktetts eingehen. Dieses Quittierungsverfahren stellt 
allerdings nur eine Hußhntrolle dar. Die empfangende Link signalisiert damit nur, 
daß ein Pufferplatz für ein weiteres Oktett verfügbar ist. Eine automatische Fehler- 
erkennung bzw. -korrektur wird dadurch nicht erreicht. Dies ist insbesondere dann 
problematisch, wenn das Quittungspaket durch einen Übertragungsfehler verstüm- 
melt wird. Die Links sind deshalb nur für kurze Entfernungen geeignet1. Die Imple- 
mentierung der Links unterstützt die Semantik der OCCAM-ChanneIs, so daß zwei 
OCCAM-Prozesse auch über Links kommunizieren können. 

Link eine Empfangsquittung der 
empfangenden Link (acknow- 
ledge). Eine solche Quittung 
besteht aus einem Startbit, dasun- 
mittelbar von einem Stopbit 

9.2.1.2 Bootstrapping 

Datenpaket 

~ ~ t o p b i t  
I 1 1 1  l o l 1 0 1  

-t 

Nachdem das RESET-Signal inaktiv geworden ist, wird zunächst die Spei- 
chersteuerung2 initialisiert. Anschließend starten der Prozessor und die Links. Das 
Urladeprogramm (Bootstrap) kann wahlweise einem externen Festwertspeicher 
((E)PROM oder ROM) entnommen oder über eine der verfügbaren Links empfan- 
gen werden. Falls der Transputer für BootFromLink konfiguriert ist, akzeptiert er die 
auf einer beliebigen Link zuerst eingehenden Daten als Bootstrap-Programm, das ZU- 
nächst in den Hauptspeicher eingelesen und anschließend gestartet wird. Diese Funk- 
tion ist besonders hilfreich, wenn ganze Netzwerke von Transputern urgeladen 
werden müssen. 

gefolgt wird. Diese Quittung kann 
Bild 9.5: Link-Protokoll des Transputers 

auch überlappend mit der noch 

9.2.1.3 Taktversorgung 

Alle Transputer werden von einem niederfrequenten Takt versorgt. Die Taktfre- 
quenz von üblichenveise 5 MHz wird intern entsprechend der Arbeitstaktfrequenz 
des spezifischen Transputers vervielfacht. Beispielsweise erzeugt der IMS T800-17 
-Ci___ 

Am Fachbereich Nachrichten-Feinwerktechnik wurde deshalb ein KommunikationskontroUer 
entwickelt, der dieses Linkprotokoll umsetzt und für die Ubertragung über große Entfernungen 
über Lichtwellenleiter bei automatischer Fehlererkennung und -korrektur ermöglicht. 

121 Das Speichersteuerungs-lnterface ist häufig für unterschiedliche ~ ~ ~ ~ p e i c h e r c h i p s  konfiw- 
rierbar. 

Der Grundaufbau 
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daraus eine interne Taktfrequenz von 17.0 MHz, während der IMS T800-30 daraus 
30 MHz ableitet. Die Philosophie, einen einheitlichen externen Grundtakt zu ver- 
wenden, entspricht dem Transputerkonzept als einheitliches Computerbauelement. 

9.2.1.4 Familienüberblick 

Der erste Transputer war der IMS T414 mit einer internen 32-Bit-Architektur und 
einem 32-Bit breitem Speicherinterface. Adreß- und Datenbus werden im Multiplex- 
betrieb über dieselben YO-Pins des Transputer-Chips übertragen. Der T414 verfügt 
über einen 2 kByte großen on-chip RAM-Speicher. Der T800 ist Pin-kompatibel mit 

dem IMS T414-20 und enthält zusätzlich einen 64-Bit 
Gleitpunkt-Arithmetikprozessor auf dem Chip. Er 
verfügt wie der T414 über vier Links mit 5,10 und 20 
MBitISekunde maximale Datenrate. Der on-chip 
RAM-Speicher ist beim T800 4 kByte groß. Der 
T2121222 besitzt eine interne 16-Bit-Architektur, ein 
16-Bit Speicherinterface und vier LINKS. Der M212 ist 
ein 16-Bit Transputer mit einem on-chip Disk-Kon- 

Bild 9.6: Array von Transputern &oller für ST506lST412 kompatible ~lattenlauherke. 
Er ist lediglich mit zweiLINKs ausgestattet. Die Steue- 

ning der Disk-Controller-Hardware wird durch Programme in einem 4 kByte großen 
on-chip ROM unterstützt1. Neuere Vertreter, die teilweise noch nicht auf dem Markt 

\ verfügbar sind, sind der T801, der T805 und der T425. 

9.2.2 Multiprozessoren mit Transputern 

9.2.2.1 Homogene Multiprozessoren 

Transputer eignen sich besonders gut für den Aufbau von lose gekoppelten homo- 
genen Multiprozessorstrukturen. Homogen soll hier bedeuten, daß jeder ~ e c h n e r d ~ ~  
Multiprozessorsystems mit Transputern aufgebaut ist. Jeder Transputer verfüg dm 
über einenLokalspeicher geeigneter Größe. Die Kommunikation mit anderen Trans- 
putern erfolgt über die Links. Ein Beispiel ist in Bild 9.6 dargestellt. Es zeigt ein Anal' 
von 16 Transputern. Jeder Knoten des Arrays (symbolisiert durch das ~uadrat) ist 

[I] Am Fachbereich Nachrichten-Feinwerktechnür der Georg-Simen-Ohm ~achhochschule in 
N i b e r g  wurde für den M212 ein MSDOS-kompatibles Filesystem entwickelt und in 0cCAM 
implementiert. 

Homogene MultiprozessOren 
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le des gewöhnlichen Mikroprozessorsystems, die an dessen Bus angeschlossen ist. Ais 
Verbindungselement wird ein Link-Adaptor eingesetzt. Der Link-Adaptor verhält 
sich aus der Sicht des gewöhnlichen Mikroprozessorsystems wie eine 8-Bit-Parallel- 
Ein-IAusgabeschnittstelle. Aus der Sicht des Transputersystems verhält er sich wie 
die Link eines anderen Transputers. Ein Prozessor oder DMA-Controller des ge- 
wöhnlichen Mikroprozessorsysterns kann über diese 8-Bit-Parallelschnittstelle Daten 
ausgeben, die ein Prozeß auf dem angeschlossenen Transputer über die Link einliest. 
Umgekehrt kann ein Prozeß auf dem Transputer über die Link Daten ausgeben, die 
von dem gewöhnlichen Mikroprozessorsystem übernommen werden. Sowohl das ge- 
wöhnliche Mikroprozessorsystem als auch das Transputersystem können für sich ein- 
fache Prozessoren oder bereits Multiprozessorsysteme sein. Diese Struktur wird sehr 
häufig als Softwareentwicklungsrechner benützt. Das gewöhnliche Mikroprozessor- 
System ist dabei ein IBM-PCIAT-kompatibler Personalcomputer, in den ein Trans- 
puterrechner als zusätzliche Platine eingesteckt wird. Eine Link des Transputers stellt 
die Verbindung zum PC über einen Linkadaptor her. Die restlichen Links können 
beispielsweise für den Anschluß weiterer Transputer benützt werden. Der in den PC 
eingesteckte Transputer wird mit Hilfe eines MSDOS-Programms über die verbin- 

1 dende Link gebootet und das Softwareentwicklungssystem (2.B. Transputer Develop- 
ment System, TDS 11) geladen. Das Ladeprogrammwirkt anschließend als ~enterund 
ermöglicht so dem Transputersystem Zugriff zur Tastatur, dem Bildschirm und der 

\ Speicherplatte des PCs. 
\ 

9.2.2.3 Transputersysteme variabler Topologie 
srl r Transputer werden durch elektrische VerSchaltung der Links untereinander ver- 

bunden. Dadurch entsteht ein Multitransputersystem mit fester Topologie, bei der 
ein Transputer (zur Zeit) maximal vier nächste Nachbm haben kann. ~lternativ ist 
es möglich, die Linkverbindungen mit Hilfe eines einstellbaren ~reuzschienenverte~- 
lers vorzunehmen. Ein geeigneter Kreuzschienenverteiler ist z.B. der IMS C004von 
INMOS, das ist ein integrierter Kopplerbaustein, an den bis ni 32 ~ r a n s ~ u t e r l ~  an- 
schließbar sind. Über eine weitere Link kann ein Steuertransputer oder auch ein ge- 

1 
wohnlicher Mikroprozessor mit einem Linkadaptor die Verbindungen einstellen und 
ggf. auch verändern. Mit einem dieser Kreuzschienenverteiler lassen sich alle mögli- 

1 chen Verbind~gstopologien von insgesamt acht Transputern herstellen. M t  vier 
dieser Kreuvchienenverteiler lassen sich alle mögüchen Netzwerke von bis j2 

Trauputem einstellen. Die Netzwerke können nu des Systems dynamisch 

Transputersysterne variabler ~opologl* 
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rekonfiguriert werden, sofem auf der Linkverbindung, die augenblicklich rekonfigu- 
riert wird, keine Datenübertragung stattkdet. 

9.3 Die Prozessorarchitektur 

Der Transputer wurde mit dem Ziel entwickelt, das Sprachkomept von OCCAM 
effizient zu unterstützen. Als Folge davon entstand eine Prozessorarchitektur, die in 
vielen Aspekten deutlich von anderen Mikroprozessoren abweicht. 

9.3.1 Das Programmiermodell 

Das Programmiermodell bzw. der Registersatz des Transputers ist inBild 9.10 dar- 
gestellt. Der Registersatz besteht aus den drei Arbeitsregistem A, B und C. Das Next 

Das Programmiermodell 

Instncction Register entspricht dem Programmzähler in üblichen Mikroprozessoren. 
ES enthält die Adresse des nächsten Befehls. Das Worhpace Register enthält die 
Adresse des lokalen Datenbereichs (workpace, locals) des laufenden Programms 
(Prozesses). AUe Register sind 32 
Bit breit. Im Gegensatz zu 'nor- 
malen' Mikroprozessoren sind 
die Arbeitsregister nicht explizit 
adressierbar. Die Register A, B 
und C werden als Evaluation 
Stack benützt. Beispielsweise 
müssen die Operanden für arith- 

Next Instr. 

Operand 

metische Operationen erst auf Bild 9.10: ~rograrnmiermodell des TransputeR 

diesen Stack geladen werden. 
Die erste Ladeoperation schreibt den Operanden in das Register d a  den TOP Of 
Stmk darstellt. Die folgende Ladeoperation überträgt den Inhalt des Registers * in 
das Register B und lädt A mit dem neuen Operanden. Wird dann beispielsweise eine 
Additionsoperation ausgefi&, wird der Inhalt des Registers B =Inhalt des 
Sters A addiert. Das Ergebnis steht anschließend k Der Inhalf von B ist danach 

undefiniert. 
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Das I-Register (next instruction pointer) enthält die Byte-Adresse der Folgein- 
struktion. Entsprechend der Philosophie der reduced imtruction set Prozessoren ver- 
wendet der Transputer ein festes Befehlsformat, das hier, als weiteres ungewöhnli- 
ches Merkmal, nur acht Bit breit ist. Jedes Byte des Programm-Code-Bereichs ist ein 
Transputerbefehl. Die Bits 4..7 enthalten den Funktionscode, die Bits 0..3 den Oper- 
anden eines Befehls als immediate Datum. Dementsprechend kennt der Transputer 
nur 16 Grundbefehle. Der Befehl ADD CONSTANT (Assemblerschreibweise: adc 
#A, Maschinencode M16)  addiert den dezimalen Zahlenwert 10 zum Inhalt des Re- 
gisters k Das Ergebnis steht anschließend in A. 

Diese 16 Grundbefehle werden auch direhe Funktionen genannt, da sie direkt aus- 
führbare Befehle enthalten. 13 dieser Befehle sind die am häufigsten benötigten 
Befehle. Hierzu gehören das Laden von Konstanten und Variablen. Beispielsweise 

long add ladd (opwde 16) 

pfix #1 21 
opr #6 F6 

C ' 
Operand 

adressieren die Befehle LOAD 
L O G E  (Maschinencode 7x)bzw. 
STORE LOCAL (~aschinencode Dx) 
16 Wort-Operanden relativ zum 
Workspace-Pointer, während die 
Befehle LOAD NON L O W  (Ma- 
schinencode 3x) bm. STORE NON 
LOCAL (Maschinencode B) 16 
Wort-Operanden relativ zum A-Red- 

I Ster als Basiszeiger referenzieren. 
Bild 9.1 1 : Synthese langer Befehle 

9.3.1.1 Erweiterte Befehle 

ZU den 16 Grundbefehlen gehören auch die Anweisungen PREFLY (Assembler- 
schreibweisepfüc, Maschinencode &) und N E G A T m  PREFE (Assemblerchreib- 
weise nfi ,  Masch'inencode 64. Mit diesen Befehlen lassen sich schrittweise die Funk- 
tionscodes weiterer Befehle im Operand-Register (siehe Bild 9.10 und Bild 9.11) auf- 
bauen. Beispielsweise hat der ~efehl  LONG- 16 und ist deshalb 
nicht unmittelbar im Befehlsformat darstellbar, Deshalb wird dieser Befehl in zwei 
Schritten aufgebaut: 

Mit dem Befehl PFR #1 (Maschinencode 21) wird die Komtante '1' in das 
Operandenregkter geladen und vier Bitpositionen n a h  link geschobena 

i-- 

Erweiterte Befehle 
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Mit dem Befehl OPERATE #6 (Rssemblerschreibweise OPR #6, Maschinenco- 
de F6) wird in die niederwerh'gen Bits (0..3) die Konstante 6 übertragen. Das 
Operand-Register enthält damit den Befehlscode des LONG ADD Befehls, der 
als Folge des OPR Befehls ausgefuhrt wird 

Der lange Transputerbefehl LADD mit dem eigentlichen Befehlscode 16 ist 
deshalb im Programmspeicher nicht unmittelbar a-den. Vielmehr ist er im Pro- 
grammspeicher durch die Codesequenz 21 F6 ersetzt. Unter Berücksichtigung der so 
möglichen Erweiterbarkeit des Befehlsvorrats kennt beispielsweise der Transputer 
T414 folgende Befehlsgnippen: 

Die direkten Funktionen umfassen die am häufigten vorkommenden Befehle 
wie Laden von Konstanten und Variablen, Sprünge u.a. 

Die Befehle zur Prozessorinitialisierung und Fehleranaiyse 

Die Befehle für lange Gaizzzahlarithmetik 

Allgemeine indirelce Operationen wie 2.B. Wortpnifung oder Worteweiterung 

Die Befehle zur Bedienung und AbPage der eingebauten (Zeitgeber) Timer 

Arithmetische und logische Operationen 

Befehle zur Fehlerbehandlung 

Index-Operationen wie zB. BYTE SUBSCRIPT oder MOW MESSAGE 

Ein-lAusgabebefehle zur InterprozeJ3kommunikation über Kanäle oder Link 

Befehle für die Unterstützung von Gleitpunktananthmeh'k 

Befehle zur Ablauflcontrolle wie rB.   RE^^ oder LOOP EiVD (loop or mit) 

und schließlich 
Befehle zur Prozeßverwaltung wie z.B. START PROCESS oder R U .  
PROCESS u.a. 

Zur Illustration dieser Besonderheiten seien einige kurze Codesequenzen darge- 
stellt: 

Das Programmiermodell 
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OCCAM Befehlsfolge Bytes Taktzvklen 

X : =  0 load constant 0 1 1 
store local X 1 1 

X:= #24 p-2 I 1 
load constant 4 1 1 
store local X 1 1 

X : =  Y load local Y I 2 
store local X 1 1 

Y + Z  load local Y 1 2 
load local Z 1 2 
operate #5 (= add) 1 I 

(V + W) * (Y + Z) load local V 1 2 
load local W 1 2 
operate #5 (= add) 1 1 
load local Y 1 2 
load local Z 1 2 
operate #5 ( = add) 1 I 
prejix #5, operate #3 2 39 
(=multiply) 

1 9.3.2 Parallele Prozesse 

9.3.2.1 Prozeßverwaltung 

\ Die Verwaltung nebenläufiger oder paralleler Softwareprozesse und die Zuteilung 
1 von Prozessorzeit ist normalerweise eine Grundaufgabe von Betriebssystemen. Ais 

weitere Besonderheit des Transputers ist er in der Lage, diese Funktion selbstadig 
W&-zunehmen. Dazu enthält der Transputer die Elemente eines Schedulers bzw. 
Dispatchers. In Betriebssystemen werden Prozesse üblicherweise mit Hilfe von 
Prozeß-beschreibenden Datenstrukturen, den Prozeßkontrollblöcken, verwaltet.Die 
Prozeßkontrollblöcke werden meistens als verkettete Liste geführt. Prozesse können 
dabei eben von mehreren Zuständen einnehmen und unter definierten Bedingun- 
gen von einem zum anderen Zustand wechseln. 

In Transputern wird eine gegenüber Betriebssystemen stark vereinfachte prozeß- 
Verwaltung durchgeführt. Die Funktion von Prozeßkontrollblöcken übernimmt der 
Prozeß-lokale Datenbereich (Workspace), der zusätzlich m prozeß-lokalen Vdab- 
len, Verwaltungsdaten für die Prozeßverwaltung enthält. Ein Prozeß kann jeder 
Zeit einen von mehreren Zuständen einnehmen: 
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Alctiv: der Programmcode des Prozesses wird augenblicklich vom Prozessor aus- 
geführt (dem Prozeß wurde die CPU zugeteilt). 

Bereit: der Programmcode des ~rozesses'kann vom Prozessor ausgefuhrt 
werden (der Prozeß wartet auf die Zuteilung der CPU). Bereite Prozesse sind in 
einer von zwei Listen eingereiht (siehe auch Bild 9.12). Vorrangige Prozesse sind 
in die priohierte Prozeßliste '"0'; nachrangige Prozesse in die nichtpriokierte 
Prozeßliste "Zu eingereiht1. 

Wartend der Programmcode des Prozesses kann vom Prozessor nicht ausge- 
führt werden, da ein Ein-lAusgabevorgang noch nicht beendet ist oder eine Zeit- 
bedingung (z.B. Venögemngszeit) noch nicht abgelaufen ist (der Prozeß wartet 
auf Ein-/Ausgabe oder Zeitgeber). Auf Ablauf einer Zeitbedmzgung wartende 
Prozesse sind entweder in die vorrangige Timerliste "O" oder in die nachrangige 
Timerliste "I " eingereiht. 

Angehalten: der Programmcode des Prozesses kann vom Prozessor nie mehr 
ausgeführt werden (der Prozeß dt iert  nicht mehr, da er aus den Prozeßverwal- 
tungslisten entfernt wurde. Programmcode und Workspace des Prozesses belegt 
aber weiterhin den Speicher). 

In Bild 9.12 ist die Prozeßverwaltung priorisierter bereiter Prozesse und des (ein- 
zigen) aktiven Prozesses dargestellt. Das Workspace-Register des Transputers zeigt 
auf den Anfang des Workspaces des aktiven prozesses2. Das NW Inshuction-Regi- 
Ster zeigt auf den als nächstes auszuführendenBefehl, das ist eine Instruktion aus dem 
Programrncodebereich des aktiven Prozesses. 

Die Workspaces bereiter Prozesse hoher Priorität sind in einer verketteten Liste 
msammengefaßt. Das Front PointerRe&er 0 FPtrO zeigt auf den Anfang des Work- 
spaces des ersten Prozesses in dieser Liste (hier Prozeß 3P. Das zweite Langwort 
terhalb des Beginns des Worhpaces enthält die Workspace-Adresse des Nachfolge- 
Prozesses in der Liste (hier Prozeß 1). Dieses Verweisschema wird fortgesetzt, bis das 
letzte Element der Liste (hier der worbpace von Prozeß 4) keine gultige Folgeadres- 

- 
11] Vorrangige Prozesse sind priorisierte Prozesse, nachrangige Prozesse sind_nichtpnorki!rte Pro- 

zesse. Zur Identifikation eines Prozesses wird die Workspace-Adresse benutzt. Bit "0" emer 
Workspace-~dresse ist immer "'o", d.h. Workspaces beginnen immer an geraden ~dressen. Zur 
Beschreibung der Prozeßpriorität wird dieses sonst nicht benötigte Bit benutzt. Der Wert "0" 
kennzeichnet den Prozeß als pdo&ierten, der Wert "1" als nicht priorkierten Prozeß 

l21 "zeigt auf" ist synonym zu "enthalt die Adresse von" 

[31 Für nicht priorisierte Prozesse wird eine gleichartig aufgebaute Liste geführt. Das Register 
mtrl  zeigt dabei auf den Listenanfang, das Register BPtrl auf das Listenende 

Parallele Prozesse 
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Workspaces 
Code I Register l- '- '-l 

Next lnstruction 
Next Process 

Workspace /H = 
Next Instr. 

Operand 

se mehr enthält. Das Back 
Pointer Register 0 BPtrO 
zeigt unmittelbar auf das 
letzte Listenelement. 

Das erste hgwor t  un- 
terhalb des Workspaces 
eines bereiten Prozesses 
(Next Instruction) zeigt auf 
die Stelle des Pro- 
grammcodes des Prozes- 
ses, bei der die CPU begin- 
nen oder weitermachen 
soll, falls der Prozeß &iv 
wird. 

Bei einem Prozeflwech- 
I I 

Bild 9.12: Aktiver und bereite Prozesse (priorisiert) ' sel entnimmt der Schedu- 

i ler das erste Element der I 
Workspace- bzw, Prozeßliste (hier Prozeß 3) und lädt das Workspace-Register mit 1 
dessen Adresse. Das Next Instruction Register wird mit dem Inhalt des N d  I-C- 1 
tion Words im Workspace geladen. Der bisher aktive Prozeß (hier Prozeß 2) kann in 
den Wartezustand übergehen, angehalten werden oder an das Ende der Liste berei- 

1 ter Prozesse eingefügt werden1, wobei der Inhalt des Next Instniction Registers im 
Next Instruction Word des Workspaces gesichert wird. 

Ein niedrig priorisierter aktiver Prozeß kann nach jeder Instniktion durch einen 
bereit werdenden priorisierten Prozeß verdrängt werden2. Die Inhalte der ~egister 4 
B, C, Workspace-Pointer, Instruction-Pointer und weitere interne ~ l a ~ s  werdendabei 
in den rese~erten Adressen des on chip RAMs zwischengespeichert. Nach ~eendi- 
gung des priorisierten Prozesses wird der unterbrochene nicht pdorisierte prozeß 
fortgeführt. 

[I] Dies istnur bei nicht priorisierten Prozessen, also in Liste ttltt mÖ&ch, da priorisierte Prozesse 
den aktiven Zustand nur verlassen wenn sie terminieren oder ia den Wartezustand übergehe*. 

[2] Nach einer PREFIX Anweisung wird noch die ~ol~eiustruktion abgewartet. Lange andauernde 
hstruktionen wie 2.B. MOVE MESSAGE, INPUT/OUTPUT MESSAGE oder 'iTMEiR 
INPUT sind direkt unterbrechbar. 
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Nicht priorisierte Prozesse werden zykiisch für jeweils zwei Zeitscheibeninterval- 
le (ungefähr 1 ms) von der CPU bearbeitet, falls sie nicht vorzeitig terminieren oder 
in einen Wartezustand übergehen. Der Prozeßwechsel wird nur nach den Instruktio- 
nen jump oder loop end durchgeführt. Nach diesen Befehlen sind die Inhalte der Re- 
gister k . C  undefiniert, so d& diese Register beim Prozeßwechsel weder gesichert 
noch neu geladen werden müssen. 

9.3.2.2 Zeitlisten 

1 . Der Transputer enthält zwei 32-Bit Timer. Der Timer ClockO wird für pnorisierte 
Prozesse verwendet und jede Mikrosekunde inkrementiert. Der Timer Clockl wird 
für nicht priorisierte Abläufe benützt und alle 64 Mikrosekunden inkrementiert. Der 
momentane Zählerstand des Timers kann mit 

993.3.1 interne Kanalkommunikation 

h ä l e  werden für die synchrone Interprozeßkommunikation von Prozeß~aaren 
benützt. Für die Transputer-inteme Interprozeßkommunikation kann jedes Haupt- 

load timer gelesen werden. Mit timer input 
wird der Prozeß suspendiert, bis der Zähler- 
stand des Timers größer ist als der Inhalt des 

/ A-Registers. Die Workspaces der wartenden 

I 
I Prozesse sind in eine von zwei Listen einge- 

reiht. Die Timerliste priorisierter Prozesse 
wird über das Register TPtrLocO, die Timerli- 
ste nicht priorisierter Prozesse über das Regi- 
ster TPtrLocl referenziert (siehe Bild 9.13). 
Die Prozesse werden nach aufsteigenden 
Zeiten in die Liste einsortiert. Die Timerab- 
laufzeit des ersten Prozesses der Liste wird in 

I C ~ O C ~ O  (15) 1 

I TNextResO (35) 1 

Tunk - 
1 TRrLoco T,,,,e ( % I  

Workspace 
Prozess Y 

Time 45 

Bild 9.13: Aufbau einer Timerliste 
das Vergleichsregister WextRegX des mge- 
ordneten Timers übernommen und mit dem aktuellen Zählerstand des Timers ver- 
glichen. Überschreitet der Zählerstand die Frist des wartenden Prozesses, wird 

dieser Prozeß von der Zeitliste entfernt und an das Ende der entsprechenden Liste 
bereiter Prozesse eingefügt. 
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speicherwort benützt werden (siehe Bild 9.14). Bevor ein Wort als Kanal benützt 
werden kann, muß es als leer (empty) initialisiert werden. Dazu wird das Wort mit der 
größten negativen Ganzzahl (Midnt) vorgeladen. Ein kommunikationsbereiter 
Prozeß lädt in das C-Register die Adresse des für die Kommunikation benützten Da- 
tenbereichs (Data Pointer). Das B-Register wird mit der Adresse des Kanalworts 
(Channel) und das A-Register mit der Datenpuffergröße in Bytes (Count) geladen. 

Prozess 1 Prozess 2 

Register 

l-Gri Channel= 

Vorkspacg Reaister 

I I I ~ o u n t  1 

Falls der kommunikationsbereite Prozeß 
den Datenblock senden möchte, löst er 
den Befehl OUTPUT MESSAGE aus. 
Falls der Transputer bei der Befehlsaus- 
fiihrung feststellt, daß das Kanalwort 
empiy ist, wird das Kanalwort mit dem 
Inhalt des Workspace-Pointer Registers 
geladen. Es enthält damit die Workspa- 
ce-Adresse des zuerst kommunikations- 
bereiten Prozesses. Dem Prozeß selbst 
wird die CPU entzogen, ohne ihn wieder 
in die bereit-Liste einzureihen. Dadurch 
wird er effektiv in einen wartezustand 
versetzt, da der Scheduler des Transpu- 

1 I ters ihn nicht mehr aufTinden kann. 
Bild 9.14: Implementierung der 

Kanalkommunikation Im Workspace des so deaktivierten 
Prozesses wird dabei die Adresse des Da- 

tenpuffers (Pointer) abgelegt (siehe Bild 9.14). Falls irgendwann der ~artnerprozeß 
der Kommunikation kommunikationsbereit ist, lädt dieser in gleicher Weise die Re- 
gister k .C und löst (in diesem Beispiel) den Befehl INPUT MESSAGE aus. Bei de~' 
Ausführung dieses Befehls stellt der Transputer jetzt fest, daß das Kanalwort eine 
gültige Adresse enthält, die den Komunikationspartner identifizieren muß. AUS dem 
so aufgefundenen Workspace entnimmt er die Adresse des Datenpuffers und kopiert 
die Daten in den Pufferbereich um, der durch das C-Register angegeben wird (C~PY 
data). Nach erfolgter Umspeichemng der Daten wird der wartende ~artnerprozeß 
wieder in die bereit-Liste der Prozesse eingefügt und dadurch wieder in die Lage ver- - - 
setzt fortzufahren. Anschließend wird das Kanalwort wieder mit empty reinitiaiisiert. 

Das folgende Code-Beispiel zeigt den Befehlsablauf für das Einlesen von 12 Bytes 
in das Arrayx ab dem Element k über den Kanal c: 

Interne Kanalkommunikation 
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OCCAM Befehls folge Bytes Taktzyklen 

C ?x[k FOR 121 load local k 1 2 
load localpoin terx 1 I 
byte subsctipt 1 1 
load local pointer c I 1 
load constant 12 I 1 
input rnessage I 25' 

Die ersten beiden Instruktionen laden das B-Register mit dem Index k und der An- 
fangsadresse des Arraysx. BYTE SUBSCRIPT errechnet daraus die effektive Adresse 
des Elements x[k]. Die folgenden zwei Instruktionen schieben diese Adresse in das 
C-Register und laden dabei das B-Register mit der Adresse des Kanalworts und das 
A-Register mit der Zahl der zu übertragenden Bytes. INPUT MESSAGE führt die 
Übertragung der Daten aus. 

9.3.3.2 Kommunikation über Links 

Die Kommunikation über Links erfolgt in gleicher Weise mit denselben Instruk- 
tionen. Statt der Adresse eines beliebigen Speichenvorts wird als Kanaladresse die 
Adresse eines Links verwendet. ImT414 sind dies die Adressen 80000000 .. 8000001C 
(LinkOOutput .. Link30utput, LinkOInput .. Link3Input). Jeder Link-Kontroller 
übernimmt dazu den Workspace-Pointer, die Datenpufferadresse und den Transfer- 
zähler in lokale Register. Der Prozeß wird dabei deaktiviert. Sobald die kommuni- 
zierenden Links zur Datenübertragung bereit sind, wird der eigentliche Datenaus- 
tausch vorgenommen. Wenn die festgelegte Byteanzahl übertragen ist, wird der war- 
tende Prozeß reaktiviert und dazu ans Ende der bereit-Liste der Prozesse eingefügt. 

Mit Ausnahme der Kanaladressen ist der Programmcode unabhängig von interner 
oder externer Interprozeßkommunikation. Allerdings sind interne Kanäie richtungs- 
unabhängig, während durch die Wahl einer Linkadresse als Kanal gleichzeitig die 
ijbe~-tra~un~srichtun~ festgelegt wird. Die Einheitlichkeit der Behandlung interner 
und externer Interprozeßkommunikation ermöglicht es, pxal- r----A-------------- 

leie Programme £ür den Transputer, speziell in OCCAM, zu 
entwickeln und wahlweise auf einem Transputer oder auf 
einem Multitransputersystem zur Ausführung zu bringen. In L------------------------A Processor o 

Bild 9.15 sei ein Programm aus den Prozessen Aund B für die ~ i l d  9.1 5: 
Kommunizierende 

Ausführung auf einem Prozessor konfiguriert. Beide Prozesse Prozesse auf einem 
komtnunizieren über einen Kanal mit dem Namen link. Alter- Prozessor 

111 17 Taktzyklen, falls der Kommuuikationspartner nicht kommuuikationsbereit ist. 

Interprozeßkommunikation 
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nativ kann durch andere Könfigurationsvorgaben ohne Än- 
derungen des OCCAM-Programmes der Prozeß A auf 
dem Prozessor 0 und Prozeß B auf dem Prozessor 1 zur 

Prozessor 0 Prozessor 1 

Bild 9.16: Ausfiihrung kommen. Als Teil der Konfigurationsanwei- 
Kommunizierende Prozesse sung wird dem Kanalnamen link auf jedem Prozessor die 

auf zwei Prozessoren Adresse des Linkkontrollers zugewiesen, der zur Link- 
Kommunikation mit dem Nachbarprozessor benützt wird (siehe Bild 9.16). Die we- 
sentlichen Konfigurationsanweisungen sehen etwa so aus: 

CHAN OF ANY linkAB : 

PLACED PAR 
PROCESSOR 0 T8-- Prozeß A auf Prozessor 0 vom Typ T800 

PLACE linkAB AT 0 : 
AOinkAB) 

PROCESSOR 1 T4-- Prozeß B auf Prozessor 1 vom Typ T414 
PLACE linkAB AT 4 : 
B(LinkAB) 

9.4 Parallelverarbeitung 

1 
9.4.1 Parallele Matrixmultiplikation 

In diesem Abschnitt soll skizziert werden, wie mit Transputern und OCCAMPa- 
rallelisierbare Probleme bearbeitet werden können. Als Beispiel sei die Multiplika- 
tion zweier Matrizen herangezogen. 

9.4.1 .I Aufgabenstellung 

Zwei quadratische Matrizen &und - B mit den Zeilen- bzw. spaltenbreiten nsollen 
multipliziert werden. Jedes Element der Ergebnismatrix - C cij berechnet sich zu 

cij = ailblj + ~ i b 2 j  -i- .. + timbnj 

Gesucht wird ein paralleler Algorithmus, der fur die Ausführung auf Transputeni 
geeignet ist. 
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VAL n IS Zeilen- bzw. Spaltenbreite der Matrix : 
PROC multiply(CHAN OF REAL64 oben, unten, links, rechts) 

REAL64 summe, a, b, atemp, btemp : 
SEQ 

summe : = 0.0 
INT i : 
SEQi = OFORn 

SEQ 
PAR 

SEQ 
oben ? b 
btemp : = b 

SEQ 
links ? a 
atemp : = a 

PAR 
rechts ! a 
unten ! b 
summe : = summe + (atemp*btemp) 

... Ergebnisausgabe 

[n*(n + I)] CHAN OF REAL64 vertikal : 
[n*(n + I)] CHAN OF REAL64 horizontal : 
PAR 

INT i : 
PARi = 1FORn 

INT j : 
PARj = 1FORn 

multiply(vertika1 [(n*(i-1)) + j-11, 
vertikal[(n*i) + j-11, 
horizontal [((n + 1)' (i-1)) + j-11 , 
horizontal [((n + l)*(i-1)) + j]) 

... Ein-IAusgabeprozesse 

Die Prozedurdeklaration PROC ... : enthält die Formulierung eines einzelnen Kno- 
tenprozesses der Prozeßmatrix von Bild 9.17. Der sich anschließende ~rogrammteg 
deklariert Arrays der vertikalen und horizontalen Kanäle, über die die Knotenpro- 
zesse mit den nächsten Nachbarn kommunizieren. Die beiden geschachtelten PAR- 
Konstrukte erzeugen die Matrix aus n2 Prozessen und weisen ihnen die ~ommuni- 
kationskanäle zu. 

Der erste Berechnungsschritt wird von Prozeß I1 mit der Multiplikation der Ma- 
trixelemente a i ~  und bii ausgeführt. Beim zweiten Berechnungsschritt berechnet der 

Lösung mit einem ~ransputer 
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Prozeß 12 das Produkt aus aii und buund der Prozeß 21 das Produkt aus a21 und bll. 
Für beide Prozesse ist dies die erste Aktivität, da sie beim ersten Berechnungsschritt 
noch nicht über die notwendigen Daten verfügten. Der Prozeß 11 ist deshalb mit der 
Multiplikation der Matrixelemente a u  und b21 ein Rechenschritt voraus. Dadurch 
bewegt sich eine Berechnungsfiont von der linken oberen Ecke zur linken unteren 
Ecke des ~rozeßarra~s'. 

9.4.1.3 Lösung mit n2 Transputern 

Die vorstehende Form der parallelen Matrixmultiplikation kann auf einem Trans- 
puter ausgeführt werden. Alternativ wäre es möglich, jedem Prozeß einen eigenen 
Transputer zuzuordnen. Unter Beibehaltung der Formulierung des Einzelprozesses 
multiply kann die Prozeßerzeugung und -verteilung folgendermaßen umgeformt 
werden. 

VAL n IS Zeilen- bzw. Spaltenbreite der Matrix : 
INT i : 
VAL INT prozessonahl IS n*n : 
PLACED PAR i = 1 FOR prozessorzahl 

PROCESSOR (i-1) T8 
CHAN OF REAL64 von.oben, von.links, nach.unten, nach.rechts : 
PLACE von.oben AT 1ink.oben.adresse.ein : 
PLACE von.links AT 1inklinks.adresse.ein : 
PLACE nach-unten AT 1ink.unten.adresse.aus : 
PLACE nach.rechts AT 1inkrechts.adresse.a~~ : 
multiply(von.oben, nach.unten, von.links, nach.rechts) 

I Die Zuordnung der Prozesse zu den Prozessoren wird durch den äußersten Prozeß 
mit dem Konstruktor PLACED PAR erreicht. Dabei wird keine Kanalindiziemng ' mehr beniitigt, da die vier Kommunikationskanäle des Prozesses rnultipl.~ mit der 

, PLACE ... AT - Konfigurationsanweisung fest den Linkadressen des lokalen Prozes- 
sors zugewiesen ist. Die richtige Prozeßverbindung muß durch korrekte externe Ver- 

i Schaltung der Link-Leitungen sichergestellt werden. 
! 

9.4.1.4 Lösung mit n Transputern 

Als letztes Beispiel sei eine Lösungsmöglichkeit mit nTransputern skizziert. Dabei 
wird die Idee zugrunde gelegt, jede Zeile der Ergebnismatrix von einem eigenen 

I 
I [I] Weil sich die Berechnung wie eine Weiienfront ausbreitet, wird dies auch als "Wavefront Compu- 
, h g "  bezeichnet. 

I 
I Parallele Matrixmultiplikation 
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Transputer praktisch gleichzeitig berechnen zu lassen. Unter Beibehaltung der For- 
mulierung des Einzelprozesses multiply kann die Prozeßerzeugung und -verteilung 
folgendermaßen umgeformt werden. 

VAL n IS Zeilen- bm. Spaltenbreite der Matrix : 
INT i : 
PLACED PAR i = 1 FOR n 

PROCESSOR 0-1) T8 
PROTOCOL aus.ein IS INT; REAL64 : 
CHAN OF aus.ein linkoben, linkunten : 
PLACE linkoben AT 1inkoben.adresse : 
PLACE linkunten AT 1inkunten.adresse : 
' In] CHAN OF REAL64 vertikal.ein, vertika1.a~~ : 
[n + 11 CHAN OF REAL64 horizontal : 
PAR 

WHILE TRUE -- Eingangsdemultiplexer DeMw 
INT j : 
REAi64b: 
SEQ 

linkoben ? j; b 
vertika1.einu-j ! b 

WHILE TRUE -- Ausgangsmultiplexer Mux 
INT j : 
REAL64 b : 
ALTj = OFORn 

vertikal.ausu] ? b 
linkunten ! j; b 

INT j : 
PARj = OFORn 

multiply(vertikal.einCj1, vertikal.auslj], 
horizontalu], horizontal Ij -C 11) 

Die Prozeß-ffrozessorstruktur ist in Bild 9.19 dargestellt. Über die Link linkoben 
von Prozessor 0 werden die Elemente der Matrix - B zeilenweise eingelesen.  abe eise^ 
angenommen, daß das ~atrixelement bq msammen mit dem Index j in der Reihen- 
folgej,b*j eingelesen wird. Dies wird durch die I(analprotok0~deklarati0n PROTO* 
COL ... IS festgelegt. 

Der endlose Prozeß WXILE TRUE des DeMm Liest j und bkj ein und gbt das Ma- 
trixelement über denKanalvertikal.einfl] an denmgeordneten ~ ~ c h e n ~ r o z e ß w ~ ~ ~ ~ ~ '  

Lösung mit n ~ranspufer~ 
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Der endlose Prozeß WHILE TRUE 
des Mux übernimmt die Matrixelemente 
bkj, die von den Rechenprozessen weiter- 
gereicht werden und übergibt sie über die 
Link linkunten dem Nachfolgeprozessor. 

Das PAR-Konstrukt schließlich 
erzeugt auf jedem Prozessor die Rechen- 
Prozesse für die Berechnung der Matrix- 
elemente cij für jeweils eine Zeile dieser 
Matrix. 

Die Elemente der Matrix A aik soilen 
zeilenweise von jedem Prozessor über 
den Karial horizonta2[0] eingelesen 
werden. 

Bild 9.1 9: n-Transputer-Parallelberechnung von 
C 

Parallele Matrixmultiplikation 
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10 Speicherverwaltung und Spei- 
cherschutz 

10.1 Einführung 

10.1 .I Speicherschutz 

In einfachen Mikroprozessorsystemen hat ein Prozessor bzw. das auf ihm laufen- 
de Programm Zugriff auf den vollständigen Adreßraum. Bei Multitasking- und Md- 
tiuseranwendungen ist eine Prozessorarchitektur bzw. -0rganisation erforderlich, die 
einerseits Unterstützung für Schutz- und Sicherheitsvorkehningen anbietet, anderer- 
seits die Leistungsfähigkeit des Gesamtsystem erhöht und die Systemimplementie- 
mng vereinfacht. Grundsätzlich können die Schutz- und Sicherheitsmaßnahmen ein- 
geteilt werden in 

Speicherschutz 

Programmschuh 

Benutzerschutz 

und 
Informationsschutz 

$eicherschutzmechanrSmen sollten in der Lage sein, Adressiemngsfehler ZU er- 
kennen, bevor daraus eine Beeinträchtigung der Funktion des System entsteht und 
Folgeschäden entstehen. Fehladressieningen sollten bei jeder Instruktion erkannt 
und abgefangen werden. 

Programm(ichuhma~aahmen sollen verhindern, daß  Anwendungsprogamme un- 
mlässige Modifikationen am Betriebssystem oder seinen Datenstnikturen vomeh- 
men können. Die Ko-uaikation und die Übergabe der Kontrolle zwischen den An- 
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wendungsprogrammen und dem Betriebssystem müssen so erfolgen, daß "absolute 
Zuverlässigkeit" gegeben ist. 

Benutzerschutmaßnahmen sollen konkurrierende Anwender oder Anwendungen 
voreinander schützen und die Informationsschuhmaßnahmen sollen nur begrenzt und 
kontrolliert den Zugriff auf Informationen erlauben. 

Illegale Zugriffe, die Aktionen der Schutzmaßnahme auslösen, müssen nicht bös- 
willige Anwender zur Ursachen haben. Genau so wichtig ist die Erkennung und Be- 
handlung von nicht beabsichtigtem Fehlverhalten oder von Programmfehlern in der 
Anwendungsebene. 

10.1.2 Speicherverwaltung 

Mit Hilfe der Speicherverwaltungstechniken kann eine wirkungsvolle Unterstüt- 
zung der oben skizzierten Schutzmaßnahmen implementiert werden. Zusätzlich ist 
es damit möglich, hierarchische Speicherstrukturen zu realisieren, Adreßumsetmn- 
gen vorzunehmen und die Erfordernisse der dynamischen Belegung bzw. Freigabe 
von Speicherbereichen effizient zu unterstützen. Schließlich ist es möglich, mit Hilfe 
virtuellen Speichers große Programme auszuführen, auch wenn nur einige wenige 
Blöcke des Programms in den Hauptspeicher (Primärspeicher) eingeladen sind. 

Zur Realisierung solcher Eigenschaften ist das enge Zusammmenwirken mehre- 
rer Elemente erforderlich. Zum Einen müssen die Hardwarevoraussetzungen 
gegeben sein. Hierzu gehört eine geeignete Ausprägung einer Spei- 
chervenvaltungseinheit (MMU, memory management unit) und spezifische Prozes- 
soreigenschaften. Zusätzlich muß das Betriebssystem bzw. die ~o f twares tmr  die 
Fähigkeiten der Hardware geschickt nutzen. 

In den folgenden Abschnitten wird in diese Technik Schritt für Schritt eingeführt. 
Dabei werden erst die allgemeinen Grundsätze erläutert und schließlich a&andvon 
Beispielen vertieft. Die Beispiele beziehen sich überwiegend auf die 68Oxx-Prozes- 
s0rfzd.k von Motorola, können aber unschwer auf andere ~rozessorfadlien Überd 
tragen werden. 
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10.2 Speicherschutzmaßnahmen (1) 

10.2.1 Elementare Schutzmaßnahmen 

Die elementarsten Speicherschutzmaßnahmen lassen sich auf einfache Weise 
durch Ausnutzung von Adreß-Qualifizierern realisieren. Als Beispiel sei an die Pro- 
zessorfamilie 6 8 b  von Motorola erinnert. Diese Prozessoren qualifizieren die an- 
gelegte Speicheradresse mit den drei Funktions-Code-Bits FCO..FC2 (siehe Tabelle 
10.1). FC2 kennzeichnet den User- oder Super- 
visor-Modus des Prozessors. Mit den beiden 
anderen Funktions-Code-Bits werden u.a. Zu- 
griffe auf Daten- oder Progrmadressen ge- 
kennzeichnet. Da das Betriebssystem üblicher- 
weise im Supervisor-Modus, Anwendungspro- 
zesse im User-Modus laufen, kann durch einfa- 
che externe Dekodierung von FC2 das Betriebs- 
system vor den Anwendungsprozessen ge- 
schützt werden. Auf ähnliche Weise kann ver- Tabelle 10.l: Adressräume der 6 8 0 ~ ~  
hindert werden, daß der Programm-Code- Prozessoriamilie 

Bereich von Prozessen verändert oder kopiert wird. Dazu müssen FCO und FC1 durch 
die Adreßdekodierlogik zusätzlich ausgewertet werden. Auf diese Weise kann eine 
Fehladressierung keinen Programmcode zerstören. Auch wenn diese Schutzabstu- 
hingen sehr grobsind, so wirddadurch bereits eine beträchtliche Steigenißg der Zu- 
verlässigkeit durch Stö~>irkungsbegremung ermöglicht. 

Die Fu&tions-Code-Signde können in einem VMEbus-Multiproze~sorsystem 
unter Ausnutzung der Address-Modifier-Signale als Adreßraum-Qumierer über- 
tragen werden. Trotzdem wird auch hiermit ein Schutz der Anwendungsprozesse vor- 
einander und der Datenbereiche der Anwendungsprozesse noch nicht erreicht. 

10.2.2 Hierarchische Schutzmaßnahmen 

10a2-2.1 Protection Ringe und Access Levels 

'Hierarchische Schutzmaßnahmen basieren auf Hierarchien Von Zul$ffsebenen 
(access levels) oder Ringen. Die Hierarchie erstreckt sich von der höchst pdvilegier- 

- 
Elementare Schumaßnahmen 
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ten zur niedrigst privilegierten Ebene. Die Anwendungsprinzipien eines solchen 
Schutzsystems sind: 

Ein Programm kann nur auf Daten zugreifen, die demselben oder einem 
weniger privilegierten Ring zugeordnet sind 

Ein Programm kann Dienste (Prozeduren) aufncfen, die demselben Ring oakr 
einem höher privilegierten Ring zugeordnet sind 

Zur Veranschaulichung sei Bild 10.1 herangezogen, in dem eine dreistufige Hier- 
archie dargestellt ist. Dem niedrig privilegierten Application Ring sei ein Anwender- 
prozeß zugeordnet, der seinem Anwender Zugriff auf Information einer Datenbank 

ermöglichen soll. Zur Sicherung der Datenkonsistenz 
besitzt dieser Anwenderprozeß aber keinen unmittelba- 
ren Zugriff auf die Datenbank, sondern muß sich eines 
Database-Managers (DBM) bedienen. Dieser ist zwar 
auch eine nichtpriviIegierte Applikation in dem betrach- 

Bild 10.1 : Hierarchischer teten Rechner, läuft aber in einem höher privilegierten 
Schutz durch Protection Ringe 

Protection Ring (hier als DBMS Ring bezeichnet) und 
hat Zugriff auf die Datenelemente der Datenbank. Der Anwenderprozeß kann die 
Dienste des DBMS-Managers nur über geschützte Aufrufschnittstellen ( C u  
GATES) erreichen. Dadurch wird sichergestellt, daß nur ganz bestimmte Dienste zu- 
gänglich sind. 

Der Database-Manager kann seinerseits Dienste des Betriebssystems aufrufen, 
das selbst im höchst privilegierten Ring läuft. Durch die Call-Gates zwischen dem 
mittleren und dem inneren Ring wird das Betriebssystem geschützt. 

Protection Ringe dieser Art werden von den Prozessoren 8028613861486 von Intel 
unterstützt. Der höchst privilegierte Ring (levelo) wird typischerweise zum Schutz 
des Betriebssysternkerns und der nächst niedrig privilegierte Ring (level 1) von den 
Betnebssystemdiensten benützt. Die weiteren noch weniger privilegierten We 
(level2 und 3) werden häufig für anwendungsspezifische 
Systems bzw. die Applikationcprozesse eingesetzt, Je weniger vertrauenswürdig, d$ 
weniger sorgfältig getestet eine Softwarekomponente ist, desto höher wird dernige- 
wiesene Level gewählt (geringere Privilegien). Zur weiteren Isolation der protection 
Levels wird jedem Level ein eigener Stackund ein eigener Stackpointer zugewiesen' 

Protection Ringe und Access L ~ V ~ I ~  



Speicherschutzmaßnahmen (I) 225 

10.2.2.2 68020 Module Call und Access Levels 

In diesem Abschnitt sei anhand des Mikroprozessors 68020 eine erweiterte Form 
der Protection Ringe erläutert. Für dieses ACCESS LEKTL PRO7EC77ON Schema 
kann der Befehl CAUM (call module) 
benützt werden. Dieser Befehl ist in Bild 
10.2 mit dem JSR-Befehl (jump to sub- 
routine) verglichen. Ein Softwaremodul 
A kann mit JSR eine Prozedur in einem 
Softwaremodul B aufrufen. Diese Proze- 
dur kehrt mit RTS (return from subrou- 
tine) zum Aufrufer zurück. Alternativ 
kann das Modul A die Instruktion 
CALLM benutzen. Dieser Befehl refe- 
renziert das aufzurufende Modul B über 

1 Module-Call: I 
Module A Descriptor Module B 

#arg, eea 

L J 
Bild 10.2: Vergleich Subroutine Call/Module Call 

eine beschreibende Datenstruktur, den Module- 31 28 23 15 o 

Descriptor. Das referenzierte Modul B kehrt mit +4 
+ B  

der Instruktion RTM (return from module) zum +C 
+10 

Auhfer nuück. Der Module-Descriptor enthält Bild tor 
Kontrollinformation für den Zugriff auf das neue 
Modul (siehe Bild 10.3). CALLM erzeugt einen 
Stackbereich (module stack frame), sichert dort den 
Status des aufrufenden Moduls (siehe Bild 10.4) 
und lädt den Status des neuen Moduls aus demDes- +a 

criptor. Dabei kann eine externe Hardware-Ein- 
richtung die ACCESS Control Information prüfen. lo 

Der 68020 interpretiert diese Information nicht l4 

18 
selbst, sondern kommuniziert zu diesem Zweck mit 
der externen ~rüfhardware? Dazu wird ein B U ~  10.4: 68020 Module C~II  stack 

ACCESS CONTROL ZYKLUS ausgeführt, das ist Frame 

ein C P ~ - ~ ~ a c e - ~ ~ k l u s ~ ,  der durch das Adreßwort 31 20 18 18 16 7 8  o 
o 0001 o I Reg 1 

in Bild 105 gekennzeichnet ist. Das REG-Adreß- I 
fdd adressiert das Kommdationsregister der ex- Bild 10.5: 68O2o Access 

Cycle 

Die ACCESS LEVEL Prüfung nur initiiert, wenn das ~yp-Feld im ~odule-~escriptor den 
Wert "1" enthält (Typ 1 Descriptor). 

I21 dabei ist F~o..Fc;! = ulllll, siehe hierzu auch Kapitel 8. 
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Reg: ~egister-~dressen der externen ternen ACCESS CON'ROL Logik (siehe 
Access-Control-Logik Bild 10.6). 

Der Ablauf eines Module Calls mit 
ACCESS LEVEL CHECK umfaßt mehrere 

Bild 10.6: 68020 Access Control Interface 
Register 

Schritte, die als Teil der CALLM-Instruk- 
tion ausgeführt werden: 

Lese den augenblicklichen ACCESS 
LEVEL aus dem "'current access level" 
Register (CAL) der externen Prüf- 
hardware. 

Schreibe die Adresse des Module-Descnptors (module descnptorpointer) in 
eines der acht 'Ifunction code descnptor address" ~egister'. 

Schreibe den neuen ACCESS LEVEL aus dem Module-Descnptor in dasl'in- 
crease access level" Register (LAL) der externen Prüfiardware. 

Die externe Hardware führt daraufhin ACCESS LEVEL Prüfungen durch und 
kann beispielsweise folgende Entscheidungen treffen2: 

Ist die übeqebene Descriptor-Adresse eine erlaubte Module-Descriptor 
Adresse? Falls nein, handelt es sich um einen illegalen ZugnjcSsversuch, der im 
StaWregrSter der Prü,fardware vermerkt wird Auf diese Weise kann verhindert 
werden, da$ ein aufrufendes Modul sich in seinem Datenbereich einen Module- 
Descnptor auflaut und sich so einen sonst unerlaubten ~ugnf~"'ersch1eicht" 

Falls der neue ACCESS Level im U-Registergrößer ist als derACCESS 
Level im CAL-Register, handelt es sich um einen unerlaubten ~ugri..mer~uch. 
Dies wird im Status-Feld des Statusregisters der externen Prüfhardware ver- 
merkt. 

Falls der Neue ACCESS Level im U-Register kleiner odergleich dem 
ACCESS Level im CL-Register ist) handelt es sich u m  einen erlaubten 
ZU@$? Bei Gleichheit wird im Statusre@ter "no change in access nghfs" ver- 
merkt. Andernfalls wird der neue ACCESS Level ins CL-Register übemm-, 
men und im Statusregister "I?ecess lwel changed" vermerkt Zusätzlich kann dze 

[I] Die ausgegebene Adresse wird vom Funktionscode FCO..FC;> beim ~uf ru f  der C A C L M ~ ~ ~ ~ ~ ~ ~ -  
tion abgeleitet. 

[2] Der P8020 hat keinen Wuß auf die Ents~heidungsgesichtspu~kt~. Er erfragt ledi~iifhd?? 
scheldungs,ergebnis aus dem Status-Feld des Statusregisters der Prülhardware. Die her erlauter- 
te Entscheidungsstrate$e wird von der PMMU (pged mernory management unit) 6885' "On 
MOTOROLA durchgeführt. 

[31 Kleinere ACCESS Level Werte bedeuten hier größere Privilegien. 
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Prifiardware im Statusregister signalisieren, ob fir  diesen Module-Aufruf der 
Stackpointer verändert werden soll. 

Nach diesen externen Prüfungen liest der 68020 das Statusregister der externen 
Prüfhardware. Falls darin ein illegaler Zugnffsversuch angezeigt wird, nimmt der Pro- 
zessor eine Format Evor Exception, d.h. das Betriebssystem erhält die Möglichkeit 
einzugreifen. Falls der Stackpointer abgeändert werden muß, wird er mit dem Wert 
aus dem Module-Descriptor neu geladen und der Module-Call-Stack-Frame samt 
Aufrufparameter umkopiert (Opt = 'OOO', siehe Bild 10.3). Bei einem Opt ='100' 
Module-Descriptorwerden die Aufnifparameterüber einenindirect Pointer im Stack- 
Frame des aufrufenden Modules referenziert und im 
neuen Module-Stack-Frame lediglich ein Pointer auf 15 14 12 11 0 

Reg l o 
den alten Stack-Frame hinterlee. Schließlich wird die erster Befehl I 

U 

Bild 10.7: 68020 Module Entry Adresse des Datenbereichs des aufgenifenen Moduls Ward und erster Befehl 
aus dem Module-Descriptor in ein Register geladen. 
Dieses Register wird im Module-Entry-Word, das ist das erste Wort des Moduls spe- 
zifiziert (siehe Bild 10.7). Anschließend wird die Abarbeitung des Modules mit dem 
auf das Module-Entry-Word folgenden Wortes begonnen. 

Die RTM-Instruktion kehrt zum alten Modul nirück. Dabei wird der alte ACCESS 
Level durch beschreiben des decrease access level Registers (DAL) wiederhergestellt 
und bei illegalen Zugriffen ggf. eine Exception ausgelöst. 

Da das ACCESS-Feld des Module-Descriptors acht Bit breit ist, können bis ZU 256 
ACCESS Levels oder Protection Ringe implementiert werden. Die Paged Memory 
Management Unit (PMMU) 68851 von Motorola unterstützt allerdings nur 0,2,4 
oder 8 ACC@SS Levels, wobei der Level mit dem Wert "0" die höchste Zugriffsebe- 
ne und der Level mit dem Wert It7" die niedrigste Zugnffsebene bedeutet. 

Die bisherigen Prüfungen betrafen nur die Ärzderung eines ACCESS Levels. ZU- 
sätzlich ist ~icher~stellen, daß Speicherzugriffe ohne vorherigen Module-Cd un- 
möglich sind, d.h. jeder Speichermgriffmuß daraufhin geprüft werden, ob er mit dem 
ncktigen ACCESS Level erfolgt. Zu 
diesem Zweck wertet beispielsweise logische Adresse 

die PMMu 68851 die höchstwerfi- 
gen Bits der (logischen) Adresse des falls C A ,  > a w e s  level code im User Spate 

-> Zugriffsversuch auf höherem AcceS Level 

aus (siehe Bild 10.8). als erlaubt -> BERR execption 

maximal drei höchstwertigen I ~=31/30 129 bei 21 4 oder 8 acces levels 

Adreßbits werden als BUS CYCLE ~ i l d  10.8: 68020 BUS Cycie Access Level Check 

- 
Hierarchische Schutznaßnahmen 
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ACCESS L E m L  Code benützt. Dieser Wert wird bei jedem Zugriff mit dem Inhalt 
des CALRegisters verglichen. Falls im USER MODE das "current access level" Re- 
gister (CA.) einen höheren wert1 enthält als der versuchte BUS CYCLE ACCESS 
LEVEL Wert, so handelt es sich um einen illegalen Zugriffsversuch und eine BUS 
ERROR EXCEPTION wird ausgelöst. 

10.2.3 Nichthierarchische Schutzmaßnahmen 

Nichthierarchische Schutzmaßnahmen werden auch als Capabilitiy Based Protec- 
tion Systems bezeichnet2. Dabei wird für jeden Prozeß eine Tabelle erlaubter Opera- 
tionen definiert. Diese Tabelle beschreibt insbesondere die Operationen, die andere 
Prozesse im System beeinflussen. Um eine solche Operation ausführen zu können, 
muß die entsprechende Capability in seiner Operationstabelle eingetragen sein. Ca- 
pability-basierende Schutzsysteme sind komplex und werden deshalb von heutigen 
Mikroprozessoren nicht unmittelbar unterstützt. Lediglich der 32-Bit-Mikroprozes- 
sor iAPX432 von Intel, der sich jedoch aus einer Reihe von Gründen am Markt nicht 
durchgesetzt hat, unterstützt dieses Konzept. 

10.2.3.1 Objektadressierung und Permits 

Aus heutiger Sicht ist der 432 ein Very Complex lnstncction Set Computer, der haupt- 
sächlich für hochzuverlässige und hochleistungsfähige Multiprozessoranwend~~g~~ 
gedacht war und eine ganze Reihe ungewöhnlicher Eigenschaften hat. Hier soll 
jedoch nur in sehr knapper Form auf die Schutzmaßnahmen eingegangen werden, die 
der Prozessor implementiert. 

Jegliche Information im Speicher des 432 ist in typkierte Datenstrukturen nisam- 
mengefaßt. Einige dieser Datenstrukturen werden nur von der ~rozessorhardware 
und dem Betriebssystemkern benützt. Andere werden durch die Applikationen defi- 
niert. Jede Datenstruktur wird durch einen Descriptor in einer zentralen Descri~tor- 
Tabelle dargestellt, die von den Prozessoren in einer ~ u l t i ~ r o z e s s o r k o a f i g i i l ~ ~ ~ ~ ~  
verwaltet wird. Ein solcher Descriptor enthält die Adresse der ~atenstnikm, ihre 
GröJe und ihren Typ. 

[I] gleichbedeutend mit "niedrigerer Zugriffsebene" oder "niedrigere ~ugriffs~rivilegien". 
[2] capabiity = Befähigung 

Objektadressierung und Permifs 
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Jeder Prozedur wird 
eine eindeutige Liste von 
Pemits zugeordnet. Jedes 
Permit legt fest, welche 
Datenstrukturen die Pro- 
zedur adressieren kann. 
Dazu enthält ein Permit 
einen Satz von Zugriffs- 

rechten (nur lesen, nur 
schreiben, schreiben und 
lesen, u.a. Typ-abhängige 
Operationen), die Bild 10.9: Capability-Adressierung beim iAPX432 

angeben, wie der Zugriff sein darf. Zusätzlich enthält ein Permit einen Index in die 
Descriptor-Table für die mgeordnete Datenstruktur (siehe Bild 10.9). Die Permit- 
Liste einer Prozedur kann wachsen, wenn dynamisch weitere Datenstrukturen ange- 
legt werden. Dies wird automatisch von der Prozessorhardware durchgeführt. 

Eine Prozedur hat keinen DaemgnjcSauf die Permits oder Descriptoren und kann 
sie deshalb nicht selbst modifizieren. Eine Vererbung von Permits an aufgerufene 
Prozeduren ist nicht möglich. Deshalb besitzt jede Prozedur ihr eigenes Access Envi- 
ronment. Lediglich die explizit als Parameter übergebenen Zugriffe sind möglich. / 

Maschinenbefehle des 432 enthalten keine Adressen als Operanden. Statt dessen 
ist Operand eine Referenz zum Permit auf die Datenstruktur kodiert, die das Da- 

tenelement enthält. Der Prozessor liest bei der Befehlsausfühning das Permit und 
Plüft die Zugriffsrechte ( S C M  1 in Bild 10.9). Anschließend liest er den Descriptor, 
auf den das Permit zeigt, pnift den und vergleicht die ~erschiebungsangabe 

im Maschinenbefehl mit der &genangabe im Descripfor (Sem 2 in Bild 
10.9). Schließlich addiert der Prozessor den verschiebungswert mr Basisadresse der 
Dafemtniktur und greift auf den Operanden ZU (Schritt 3 in Bild 10.9). 

eine Zugriffsrechtsverletning oder eine Inkonsistenz festgestellt wird, wird 
die Befehlsausfiibning abgebrochen und eine ~ehlerbehandlungs~rozedur mge- 
SPmngen. 

Die in Bild 10.9 dargestellte ~ ~ @ ~ ~ ~ ~ h t ~ ~ ~  erlaubt beispielsweise nur 
lesende zugriffe auf die Datenstr&tur und dies auch nur durch die Prozedur A. Die 
Datenstmktur b kann von prozedurA nur werden. Während die Daten- 
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struktur c von Prozedur B geschrieben und gelesen werden kann, hat die Prozedur C 
nur lesenden Zu@. 

10.2.3.2 Software Capabilities 

Da Capability-Adressienuig von heutigen Mikroprozessoren nicht unterstützt I wird, beschränkt sich die Anwendung dieser Schutzmaßnahmen auf die Anwendung 
in Betriebssystemen. Dies gilt insbesondere für Betriebssysteme in lose gekoppelten 
Multiprozessoren, d.h. verteilte ~etriebss~stemel. Solche Systeme verwaiten Objekte 
wie z.B. Directories, Prozesse, Geräte oder auch Datenstrukturen, wobei diese 
Objekte jeweils einem Objektsewice zugeordnet sind, der Operationen auf diesem 
Objekt als Service für einen Sewicenehmer in dessen Auftrag durchführt. Wenn ein 
solches Objekt im System erzeugt wird, wird dem Prozeß, der die Erzeugung des 
Objekts angefordert hat, eine Capability für die spätere Benützung des Objekts über- 
geben. Die Zahl und Art der erlaubten Operationen legt der Service fest, der das 
Objekt erzeugt hat und in dessen Besitz es ist. Ein Bitfeld (permission bit map) inder 
Capability zeigt an, welche der möglichen Operationen auf dem Objekt dem Halter 
der Capability erlaubt sind. Capablilities werden vollständig von den Anwenderpro- 
zessen verwaitet. Um zu verhindern, daß die Anwenderprozesse die Permission Bit 
M ~ P  verändern, liegt diese in der Capability verschlüsselt vor, wobei der ~chfissel 
nur für den Service, d.h. den Objektbesitzer bekannt ist. 

Jeder Server kann sein Protection Schema unabhangig von anderen festlegen.Als 
Kryptographierschlüssel wird üblicherweise eine bei der Objekterzeugung gew&lte 
Zufallszahl gewählt. 

Wem ein Prozeß später eine Operation auf dem Objekt durchführen möchte, muß 
er an den Server eine Nachricht senden, die die Capability enthält. Ein unverschlüs 
seltes Objekt-Kennfeld in der Capability identifiziert dabei das Objekt, anhsnd 
dessen der Server den passenden Dechiffrierschlüssel in seinen internen Tabellen 
auffinden kann, um die verschlüsselte Zugriffsberechtigung ni prüfen. Das verteilte 
Betriebssystem HELIOS, das Netzwerke von Transputern unterstützt, verwendet 
diesem Zweck 64 Bit breite Capabilities mit einem 8-Bit breiten IUartextkenner d 

einen verschlüsselten 56 Bit breiten Z~griffs-Validat~r. 

[I] siehe hierzu A. S. Tanenbaum, Distributed Operating Systems 

Software capabilifies 
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10.3 Speicherverwaltung 

10.3.1 Übersetzung von Adreßräumen 

10.3.1.1 Logische und physikalische Adressen 

Bei einfacher Mikroprozessortechnik wird üblicherweise davon ausgegangen, daß 
jede im Programm verwendete Speicheradresse eindeutig eine physikalisch imple- 
mentierte Speicherzelle identfiiert. Dabei ist es unbedeutend, ob es sich dabei um 
eine ROM- oder RAM-Speicherzelle oder ein Register eines memory-mapped 110- 
Bausteins handelt. Die Adressen, die eh-eindeutig physikalisch implementierte, d.h. 
real verfügbare Speicherzellen identi£izieren, spannen denphysikalischen Adreßraum 
auf. Die Menge dieser Speicherzellen bilden den Realspeicher. 

Da das Programm eines Rechners zwar Adressen benützt, aber nicht unbedingt 
Kenntnis von der physikalischen Realisierung der benützten Speicherstniktur hat, 
wird der vom Programm, bnv. vom Prozessor benützte Adreßbereich zur Unterschei- 
dung als logischer Adreßrmm bezeichnet. Für das oben genannte Beispiel eines ein- 
fachen Mikr~prozessors~stems kommen beide Adreßräume nir Deckung, d.h. es gilt 
logische Adresse = physikalische Adresse. 

Diese Speicherstniktur hat bei komplexeren Anwendungen mit dynamischem 
Speicherbedarf oder gar wechselnden Programmen den Nachteil, daß die Belegungs- 
Verhältnisse des physikalischen Speichers sich unmittelbar auf die (logischen) Pro- 
grammadressen auswirken. Falls beispielsweise ein weiteres Programm (Prozedur, 
Prozeß) in einen noch freien Speichelteil nachgeladen und ausgeführt werden soll, 
müssen vorher progr-teme Adressen entsprechend angepaßt werden. 

Anders liegen die Verhältnisse, wenn Relativadressen benützt werden. Der ein- 
fachste Fall besteht darin, einen konstanten Wert (Offset) zur logischen Adresse 
addieren und das Additionser- I 

gebnis als physikalische Spei- 
cheradresse zu benützen (physi- 
kalische Adresse : = logische 
Adresse + Wt). Dabei ist es 
"cht mehr erforderlich, Adressen 
herhalb eines Programms anzu- 
Passen, da die logischen Adressen 

Adressraum 2 

Segmentt,ase l&l physikalischer Adressraum I 
I 

~ i l d  10.10: Segmentadressierung 
- 
ub@rsetzung von Adreßräumen 
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durch die pauschale Anpassung des Offset-Wertes korrekte physikalische Spei- 
cherzeiien referenzieren. Üblicherweise wird die Relativadressierung mit einem kon- 
stanten Offset als Segment-Adressiencng bezeichnet (siehe Bild 10.10). Dabei ist es 
möglich, den gesamten logischen Adreßraum eines Programms in mehrere Segmen- 
te zu zerlegen und diese mit unterschiedlichen Offset-Werten in einen physikalischen 
Adreßraum abzubilden. Ein Segment ist durch folgende Merkmale gekennzeichnet: 

Ein zusammenhängender (lückenloser) Adreßbereich des logischen AdreJ- 
raum wird in einen gleich großen zusammenhängenden Adreßbereich desphy- 
sikalischen Adreßraums abgebildet. 

Ein Segment ist durch seine Anfangsadresse im physikalischen Adreßraum (Seg- 
mentbase) und seine Länge gekennzeichnet, dh. physikalische Segmentadresse 
: = logische Segmentadresse + Segmentbase. 

Die Programmsegmente werden deshalb bei der Programmerstellung bezüglich 
einer einheitlichen Basisadresse (üblicherweise "0") gebunden. Zur ~usführungszeit 
wird die geeignete Segmentbasisadresse pauschal festgelegt. Diese Technik wird von 

logischer Adressraum physikalischer Adressraum einer Reihe von einfachen Sm- 
dardmikroprozessoren wie 2.B. 
der 8086-Familie direkt unter- 

e slze 
stützt. Dort wird zur 16-Bit- 
breiten logischen Adresse das 16- 
Fache des Inhalts eines der vier 
segmentregistersl addiert und als 
physikalische Adresse ausgege- 
ben. 

Die segmentierte Abbildung 
zwischen logischen Adreßräumen 
und physikalischen Adreßräumen 
ist relativ einfach zu implementie' 
ren und zu verwalten, da die Zd 
der Segmente üblicherweise kleb 
ist. Schwierigkeiten bim Nachtei- 
le entstehen aus der unterschied- 
lichen Länge der einzelnen Seg- 

['J Die vier Re@ter sind das Codesegmentregister CS, das Stachsegmentre&ter SS, das Dataseg- 
mentregister DS und das Extrasegmentregister ES). E h  Segment des 8086 kann an jeder 16-By- 
tegrenze des physikalkchen Adreßraums beP;nnen und m-al 64 k ~ ~ t ~  groß sein. 

/ 

Logische und physikalische Adresse* 



mente. Soli beispielsweise ein neues Segment im physikalischen Speicher angelegt 
werden, so muß ein zusammenhängender freier Bereich im physikalischen Speicher 
aufgesucht werden, der mindestens so groß ist, wie das neu anzulegende Segment. 
Dabei kann es vorkommen, daß kein genügend großes physikalisches Segment ver- 
fügbar ist, oder daß nicht weiter nutzbare Löcher im physikalischen Speicher entste- 
hen. Als weiterer Nachteil kann angesehen werden, daß eventuell de£inierbare Zu- 
griffsattribute nur für ein Segment als ganzes und nicht für Teile davon mögiich sind. 

Aus diesen Gründen wurde die Alternative entwickelt, sowohl den logischen, als 
auch den physikalischen Adreßraum in Blöcke fester Größe aufniteilen, die Spei- 
cheneiten (Pages) genannt werden. Wesentlich dabei ist, daß die Seiten im physika- 
lischen und logischen Adreßraum gleich groß sind. Typische Seitengrößen liegen zwi- 
schen 256 Byte und 16 kByte in Zweierpotenzabstufung. Die Abbildung einer logi- 
schen Adresse in eine physikalische Adresse erfolgt immer seitenindividuell (siehe 
Bild 10.11). Jede Adresse wird dazu konzeptionell in eine Seitendesse und in eine 
Relatz'vdesse zum Seitenanfang zerlegt. Die Seitenadresse ergibt sich aus der Seiten- 
nummer (page £rame number) multipliziert mit der Seitengrofle (page size). Als un- 
mittelbare Folge dieses Konzepts ist ein zusammenhängender logischer Adreßraum 
normalerweise nicht mehr im physikalischen Adreßraum zusammenhängend (siehe 
Bild 10.11). 1 

10.3.1.2 Prinzip der Seiten~imsetzung 

Für die Umsetzung einer logischen Adresse in eine zugeordnete physikalische 
Adresse wird für jede umsetzende logische Seitennummer die zugehörige physika- 
lische Seitennummer benötigt. Dazu werden Pagetables benützt, die das Auffinden 
und Verwalten dieser Informa- , I 

tion ermöglichen. Das einfachste 
Verfahren ist die einstufige Seiten- 
Umsetzung (siehe Bild 10.12). Die 
höhenvertigen Bits der logischen 
Adresse werden als Index in eine 
Tabelle physikalischer Seiten- 
nummern (Pagetable) benützt. 
Diese Tabelle ist im physikali- 
schen Speicher abgelegt und wird 
über den Pagetable-Pointer refe- 

MSB logische Adresse LSB 5 pagenumber (m Bits) I bvte in Page i 
I 

Page 
point 

I I LSB 
e number ik Bits) ( byte in page\ 

physikalische Adresse 

Bild 10.1 2: Einstufige Seitenumsettung 
- 
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und 78 0001s.7E FFFls (28 67210 Seiten) zusammen also 28 80010 Seiten benützt. Die 
einstufige Pagetable benötigt jedoch 520 192 10 Einträge. Da jeder Eintrag mindestens 
16 Bit groß sein mußl, belegt die Pagetable selbst 10 1610 kByte physikalischen Spei- 
cher. 

Aus diesen quantitativen Überlegungen ergibt sich die Forderung nach mehrstu- 
figen Seitenumsetzungen. In Bild 10.13 ist diese Form für eine zweistufige Umset- 
zung erläutert. Die logische Adresse wird konzeptionell in drei Bereiche aufgeteilt. 
Die niedenvertigen Adreßbits adressieren wiederum ein Byte innerhalb einer Seite. 
Die höchstwertigen Adreßbits werden als Index in eine erste Pagetable (pointer table, 
level 1 Page table) benützt. Der so aufgefundene Eintrag enthält die physikalische 
Seitennummer des Anfangs einer zweiten Pagetable (eigentliche Pagetable, level2 

I Page table). Durch die mittleren Adreßbits der logischen Adresse wird ein Eintrag 
der Level 2 Page Table referenziert, der die gesuchte physikalische Seitennummer 
enthält. Diese Tabellenstruktur bildet also einen zweistdigen Baum von Umset- 
zungstabellen. Die Wurzel des Baumes ist ein Root-Pointer, der die physikalische 
Adresse der Level 1 Page Table enthält. Der Vorteil liegt jetzt darin, daß einzelne 
Äste und Blätter des Baumes leer sein können. Dies illustriert das folgende Beispiel: 

Die zweistufige Umsetzungsstruktur sei auf das vorstehende Beispiel zur einstufigen 
Pagetable angewandt. Dazu werde angenommen, daß das Block ~umber ~ e l d ~  und 
das Page in Block Feld der logischen 32 Bit Adresse jeweils 12 Bit breit ist. Die Level 
1 Page Table umfaßt die Blöcke 0..7E16 (127 Einträge). Davon werden die Einträge 0 
und 7816..7E16 tatsächlich benützt (insgesamt 8 Einträge). Die Level 2 Page Table 
umfaßtdie Einträge O..FFF16 für die Blöcke 781a.7E16 (zusammen 7*(FFF16+ 1) = 28 
67210 Einträge) und die Einträge 0..7F16 für den Block 0 (zusammen 12810 Einträge). 
Insgesamt werden also 127 + 28 672 + 128 = 28 927 Pagetable-Einträge benötigt 
mit einem minimalen Speicherbedarf von ca. 56,5 k&te3. Dies sind nur noch Ca. 5,5 % 
verglichen mit der einstufigen Umsetzung. 

ES ist offensichtlich, daß die flexiblere Baumstruktur mehrstufiger Pagetables bei 
nicht ni~ammenhän~enden logischen ~dreßräurnen platzsparend ist. Darüberhinaus 

- 
[I] 16 MByte physikalischer Adreßraum erfordern mindestens 24 Adreßbits. Davon geben die 

oberen 16 Bits die physikalische Seite~ummer und die unteren 8 Bits die Byteadlesse innerhalb 
der Seite an. 

Statt BLOCK NUMBER wird hä&g auch der ~egriffsEGMENT oder (PAGE) DIRFiCTORY 
benützt. 

l31 Dabei ist angenommen, daß die Pagetables an Seitengrenzen beginnen. Ein Pagetable-Pointer 
enthält also minimal 24-8 = 16 Bit, wenn ein physikalischer Adreßraum von 16 MByte m p d e  
gelegt wird. 

Übersetzung von Adreßräumen 
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oder auch Blöcke gemeinsam nutzen, aber trotzdem unterschiedliche ZugrBsrechte 
haben können. 

10.3.1.4 Beispiele mehrstufiger Seitenumsetzungen 

Die folgenden Beispiele für Übersetzungsbäume lehnen sich an die Möglichkei- 
ten an, die mit den Prozessoren 68020 in Verbindung mit der PMMU 68851, bzw. mit 
dem Prozessor 68030 de ine  gegeben sind. Hierzu gehört die Möglichkeit, mit Hilfe 
von Translation-Control-Registern die Adreßumsetzung zu konfigurieren, Maximal 
sind fünfstufige Umsetzungsbäume möglich. Bild 10.14 zeigt eine zweistufige Umset- 
zung für 1 kEiyte große Seiten, bei der zwei Prozesse eine Level 2 Page Table gemein- 
sam nutzen (Page Table Sharing). 
Jeweils ein Eintrag der Level 1 
Page Table beider Prozesse ver- 
weist auf dieselbe Level 2 Page 
Table. Alie Seiten, die von dieser 
Pagetable verwaltet werden, sind 
gemeinsam nutzbar. Da für  
Prozeß A angenommen ist, daß im 
entsprechenden Descriptor der 
Level 1 Page Table das Wnte 
Protect Bit (WP) gesetzt ist, hat 
Prozeß A allerdings nur lesenden 
Zugriff, während Prozeß B schrei- 
bend und lesend zugreifen darf 
(WP clear). 

Bild 10.15 zeigt eine modifizier- 
te Form der Page Tables für diese 
zwei Prozesse. Hier wird nicht 
eine ganze Level 2 Page Table ge- 
meinsam genutzt, sondern ein 
Eintrag einer Level 2 Page Table 
von Prozeß A verwendet einen in- 
direkten Pointer, der auf einen 

USER DATA SPACE 
TRANSLATlONTREE 

SUPERVISOR DATA SPACE 
TRANSLATION TREE 

SUPERVISORPROGRAM SPACE 
TRANSLATION TREE 

USER DATA SPACE ( 1  m y 0 N T R E ;  

undefined 

USER DATA SPACE 

Eintrag einer Level 2 Page Table I 
~ i l d  10.16: PagetablestruMur mit 

von Prozeß B zeigt. In diesem Fall Function-Code-Lookup 
wird nur diese eine Speicherseite 

Übersetzung von Adreßfiumen 
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von beiden Prozessen gemeinsam genutzt, möglicherweise zum direkten Datenaus- 
tausch. 

Zum Kontext eines jeden Softwareprozesses gehört insbesondere auch der Root- 
Pointer auf den Pagetable-Tree des Prozesses. Durch einen entsprechenden Aufbau 
der Pagetables aller Prozesse können deren Adreßräume und der des Betriebssystems 
völlig entkoppelt werden. Andererseits besteht auch die Möglichkeit, die Adreßraum- 
qualifizierung durch die Funktionscodes FCO..FC;! für die Adreßumsetning mit zu 
nutzen (function code lookup). Dabei zeigt der Root-Pointer nicht mehr direkt auf 
den Anfang des Pagetable-Trees sondern auf eine Pointer-Tabelle, die mit dem ak- 
tuellen Funktionscode des Prozessors indiziert wird. Jedes Element dieser Pointer- 
Tabelle zeigt seinerseits auf den Pagetable-Baum des durch den Funktionscode an- 
gezeigten Adreßraums. Falls die Supervisor Pagetable-Tree-Pointer d e r  Prozesse 
auf dieselben beiden Pagetable-Trees zeigen, wird für alle Prozesse dasselbe Be- 
triebssystem b ~ .  derselbe Betriebssystemadreßraum benützt (siehe Bild 10.16). 

10.3.2 Hardwareunterstutzung 

10.3.2.1 Segmentübersetzung 

Einfache segmentierte Adreßumsetning zwischen logischer und physikalischer 
Adresse wird beispielsweise als Teil der Adreßrechnung in der 8086-~rozessorfami- 
lie durchgeführt. Dazu werden die Segmentregister durch entsprechende Maschinen- 
befehle vorgeladen. Weitere Zusatzmaßnahmen, sei es in Hardware oder in Softwa- 
re, sind nicht erforderlich, wenn man vom gelegentlichen Umladen von Segmentre- 
gistern absieht, wie es typischerweise bei einem Prozeßwechsel durch ein Betriebssy- 
stem vorkommt. 

Einfache Erweiterungen dieses Konzepts sind Memory Management Units (MMU) 
für die Umsetzung mehrerer unabhängiger logischer Segmente in die zugehörigen 
physikalischen Segmente. Als Referenz sei die MMU MC68451 herangezogen, die 
zwischen den Adreßleitungen der CPU (logische Adressen) und denen des Spei- 
cherarrays (physikalische Adressen) geschaltet ist. Diese MMU enthält 32 Descnpto- 
ren, die jeweils ein logisches Segment und dessen Umsetning in den physikalischen 
~dreßraum beschreiben. Dani enthält jeder Descriptor die ~asisadressen der beiden 
einander zugeordneten logischen und physikalischen Segmente. Die ~egmentlänge 
wird über eine Bitmaske festgelegt. Eine zusätzliche Address S'me Table (AST), die 
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über die Funktionscodes FCO..FC~~ indiziert wird, gibt an, welche der Descriptoren 
für den jeweiligen Speicherzyklus benützt werden können. Durch Vergleich der vom 
Prozessor angelegten logischen Adresse mit den in diesen Descriptoren abgelegten 
logischen Segmentbasisadressen unter Berücksichtigung der Segmentlänge wird 
schließlich der Descriptor aufgefunden, der das richtige physikalische Segment be- 
schreibt. Die MMU bildet aus der anliegenden logischen Adresse und der physikali- 
schen Segmentbasisadresse die physikalische Speicheradresse für den von der CPU 
begonnenen Zyklus. Die Segmentbeschreibungen, d.h. die 32 Descriptoren und die 
Address Space Table werden durch entsprechende Programmanweisungen von der 
CPU geladen und erforderlichenfalls von Zeit zu Zeit verändert. 

10.3.2.2 Seitenübersetzung 

Ein Merkmal der Segmentübersetning ist die geringe Zahl der Segmente und die 
relativ selten erforderliche Änderung der Segmentdescriptoren. Seitenverwaltete 
Speichersysteme müssen, um die Pagetables Mein ni halten, baumstnikturierte Pa- 
getables einsetzen. Bei typischen Programmen sind diese Tabellen viel ni groß, als 
daß eine MMU den Übersemgsbaum als Ganzes auhehmen kann. Eine Adreß- 
Übersetzung als Teil des auszuführenden Programms ist schon gar nicht durchführ- 
bar. Aus diesen Gründen wird bei der seitenübersetzten Speicheradressierung eine 
A~fgabentrennun~ vorgenommen: 

DerAufbau und die Verwaltung des Pagetable-Baumes obliegt der (Betriebssy- 
stem-)Software (table adminktration). Der Pagetable-Baum kt dubei h 
Abbild der Memory-Management-Politik des Betriebssystems. 

Die operationelle Adreßumsetzung wird von der MMU vorgenommen, die einen 
(üblicherweke kleinen) Teil der Blätter des Pagetable-Baumes in einem 
Address-Translation-Cache (ATC)~ als aktuelle übenetzungsinfownah'on 
enthält. 

Nahladen des ATC's. Da die MMUnur einen kleinen Ausschnitt des Pageta- 
ble-Baums enthält, muß der ATC häufig umgeldn werden. Dies kann exglrjit 
durch eine .Nahl&proze&r des Betriebssystemes erfolgen, wie zB .  bei dem 
Basic-Memory-~ccess-~ontroller ( B M C )  68905 von ValvolSiignetics oder ei- 
genständig durch die MMU, wie 2.B. bei der Paged-Memory-Management-Unit 
(PMMU) 68851 von Motorola 

-ssi. 

Das vierte Funktionscode-Bit FC3 wird von einem zweiten Bus-Master, wie z.B. einem DMA- 
Kontroller benützt. 

I21 ~anchmal auch als "~r~n~l~tion-Look-Aside-BUffer" (TLB) bezeichnet. 

Hardwareunterstützung . 
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Das Funktionspwp sei hier 
anhand der PMMU 68851 bzw. 
dem Prozessor 68030 in den we- 

Page sentlichen Zügen erläutert. Die 
~reviousl~ ' PMMU 68851 ist ein Memory- 

68851 64 entrles 
68030 22 entries, no G-bit, no L-bit, no TA 

Management-Coprozessor für 

Bild 10.17: Format eines Translation Cache Eintrags den Mikro~rozessor 68020, der 
die logischen Seitenadressen des 

68020 aufnimmt und als physikalische Adressen an den Speicherbus weitergibt. Die 
Programmierung und sonstige Kommunikation zwischen dem 68020 und der 68851 
erfolgt über die Coprozessorschnittstelie des 68020 und die zugehörigen Coprozes- 
sorbefehle. Beim 68030 ist eine 68851-kompatible MMU bereits auf dem Chip mit 
integriert. 

Bild 10.17 zeigt den Aufbau eines ATC-Eintrags der 68851- bzw. 68030 PMMU. 
Er enthält als wesentlichste Information die logische Seitenadresse (LA[31..8], incl. 
Funktionscode FC) im Tag-Feld und die zu dieser logischen Seite gehörige physika- 

1 W31.;81 I LI bhnRILn WPI M I G I PA,~I.B, ) ( (siehe hierzu auch Bild 10.19). 

lische Seitenadresse PA[31..8] 

' Bild 10.18: 68851 Rootpointer-Cache und Task-Alias I FaUs eine Übereinstimm~g in 
einem Cacheeintrag festgestellt 

wird, wird die zugehörige physikalische Seitenadresse aus dem so aufgefundenen Ca- 
cheeintrag ausgelesen und ausgegeben. Falls für die angelegte logische Adresse im 
Cache kein Eintrag aufgefunden wird, liegt ein ATC-Miss vor und die PMMU beginnt 
ohne Mithilfe der CPU einen Table Walk. Bei einem Table Walk durchsucht die 
PMMU den Pagetable-Tree im physikalischen Hauptspeicher, beginnend bei der 
Wurzel, bis das zur anliegenden logischen Adresse gehörige Blatt des Baumes gefun- 

7 

F falls gleich, ATCentry enthält Page translation 
der aktiven Task 

[I] Diese Speicherzugr8fstechnik wird auch als ""inhaltsadressierter Speicher" (content addressable 
memory, CAM) bezeichnet. 

im physikalischen Adreßfeld. 
Bei jeder Ausgabe einer logi- 
schen Adresse werden gleichzei- 
tig die Seitenadreßbits des Tag- 
felds aller Cacheeinträge mit 
dieser Seitenadresse verglichen 

1 



den ist. Die benötigte In- 
formation wird aus dem 
zugehörigen Pagetable- 
Eintrag entnommen, ein 
neuer ATC-Eintrag an- 
gelegt und gegebenen- 
falls ein belegter Eintrag 
nach dem least recently 
used (LRU) 'prinzip 
ersetzt. 

I 
. 

[ l l i l  ( BMElN PAGE 
1 31 1 PS I 0 

I I 

Eine Besonderheit Bild 10.19: 68851 Address Translation Cache 

des ATC-Tags (siehe Bild 10.17) ist das Task-Alias-Feld bei der 68851 PMMU. Üb- 
licherweise ist die Software multitasking-stmktwiert, d.h. der Prozessor bearbeitet 
mehrere oder viele konkurrierende Softwareprozesse (Tasks). Das Betriebssystem 
teilt den Tasks im Wechsel den Prozessor zu (context switch). Bevor die CPU mit der 
Bearbeitung der neuen Task beginnen kann, muß der ATC invalidiert werden und 
das Rootpointer-~egister der PMMUmit der Adresse des Pagetable-Trees der neuen 
Task geladen werden. Bei einer hohen Kontextswitch-Rate reduziert dies die ATC- 
Hitrate. Deshalb enthält die 68851 PMMU einen Rootpointer-Cache mit acht Einträ- 
gen. Dieser Rootpointer-Cache enthält die Pagetable-Pointer der acht zuletzt aktiven 
Softwareprozesse (Tasks). Die Eintragsnummer wird als ~ a s k - ~ l i m ~  benützt. Bei der 
Adreßumsetz~n~ wird der Inhalt des aktuellen Pagetable-Rootpointer-Registers mit 
denEinträgen des Rootpointer-Caches verglichen (siehe Bild 10.18). Falls eine über- 
e i n s t i m m ~ ~  festgestelltwird, ist die Eintragsnummer der Task-Alias der aktuell lau- 
fenden ~ a s k .  Der Task-Alias wird beim Tag-Vergleich des ATC mit ausgewertet, d.h. 
mehrere Einträge des ATC können dieselbe logische Adresse enthalten. Die Zuord- 
nung zur jeweiligen Task ist über das TA-Feld eindeutig möglich (siehe auch Bild 
10.19~). Bei einem Kontext-Switch muß deshalb der ATC nicht oder nicht vollstän- 
dig invalidiert werden. Lediglich diejenigen ATC-Einträge, deren Task-Alias-Feld 
die Nummer des ersetzten Rootpointer-Cache-Eintrags enthalten, werden von der 
PMMU invalidiert. 
C___ 

least recently used = der am l w t e n  nicht mehr benützte E i a g  wird wiederverwendet 

[2] Ersatzkennung oder Ersatznamen für die Task 

131 Abkürmgen im Bild: CRP = CPU Root Pointer, SRP = Supervisor Root Pointer, DRP = 
DMA Root Pointer 
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10.3.2.3 Page- und Pagetable-Descriptoren 

Bild 10.20 zeigt exemplarisch einige Page- bzw. Pagetable-Descriptoren. Der 
Rootpointer-Descriptor wird durch die PMOVE-Coprozessor-Instruktion in eines 
der Rootpointer-Register geladen. Der Descriptor enthält als wesentliche Informa- 
tion die Angabe des Descriptor-Typs (DT). 

Der Rootpointer kann bereits ein Pagedescriptor sein. In diesem Fall enthält das 
physikalische Adreßfeld PA[31..4] bereits die gesuchte physikalische Seitenadresse. 
Andernfalls enthält PA[31..4] die physikalische Adresse eines kurzen (vier Byte) oder 
langen (8 Byte) Pagetable- oder Pagedescriptors. Das Limit-Feld gibt die indexbe- 
grenzung für die nächst niedrigere Tabelle an. Bei jeder Übersetzung wird die Indi- 
zierung dieser tieferliegenden Tabelle gegen diese maximal zulässige Grenze geprüft. 
Wahlweise kann eine obere oder eine untere Indexgrenze spezifiziert werden (LIU). 

Ein Table-Descriptor enthält neben der physikalischen Adresse der Nachfolgeta- 
beiie und der Indexgrenzenangabe weitere Attribute. Das Descriptortyp-Feld DT be- 

schreibgeschützt. Das $-Bit 
erlaubt nur Zugriffe im Su- 
pervisor Mode. schließlich 
kann mit SG angezeigt 
werden, ob es sich um eine 
von mehreren Prozessen 

Root Pointer Descriptor 
31 30 16 1s 2 1 0  

Di? descriptor type; page descr., 4 byte descr. foliows 
8 byte descr. follows 

Limit: index limit of next lower level translation table 

UU: Limit ist LOWER or UPPER limit 

Long Format Table Descriptor 

access level (68030 always 11 I) 
level (68030 always 11 1) 

- - - 

Page- und Pagetable-Descriptoren 

schreibt wie beim Root- 
pointer den Typ der Folge- 
tabelle. Zusätzlich ist der 
Typ invalid möglich, d.h. 
dieser Tabelleneintrag 
enthält keinen gültigen 
Verweis auf einen Folge- 
eintrag. Die Felder 
RAL/WAL spezifizieren 
den  erforderlichen 
ACCESS LEVEL, falls 
dieser Zugriffsschutzme- 
chanismus benützt werden 
soll. Das W-Bit  kenn- 
zeichnet die Folgeseiten als 
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gemeinsam genutzte Page oder Pagetable handelt. Das U-Bit kennzeichnet den Des- 
criptor als in der Vergangenheit referenziert. 

Ein Pagedescriptor enthält weitere Page-Atbibute: 
Modijied Page: Die Seite wurde in der Vergangenheit beschrieben. 

Cache Inhibit: Die Seite darf nicht in den Daten- oder B e f e h h h e  Übernom- 
men werden. Dies k t  eine einfache Möglichkeit zur Emingung von Cache-h- 
härenz beim Einsatz in Multiprozessorsystemen oder bei Memory-mapped-110. 
Der Zustand des CI-Bits wird bei der Adreßumsetzung nach außen signalisiert 
und kann von einem Cache-Controller berücksichtigt werden. 

Gate Page: Dieses Attribut kennzeichnet Pages als zulässige Seiten jür die Auf- 
nahme von Module-Descriptoren (siehe h i em Abschnitt 2.2.2). 

To be locke& Der Descriptor soll in den ATC übernommen aber nicht mehr 
freigegeben werden. 

hlls  ein Pagedescriptor in einer Pointer-Table steht, beschreibt der Descriptor ein 
Segment, dessen Basisadresse durch PA[31..4] und dessen Länge in Zahl von Seiten 
durch Limit angegeben wird (early temzination descriptor). Andernfalls beschreibt der 
Descnptor genau eine Seite. 

10.3.2.4 Tablewalk 

Ein Tablewalk ist erforderlich, wenn zu einer logischen Adresse kein Descriptor 
ATCvorhanden ist. Zu Beginn des Tablewalks bestimmt die MMU, welches Root- 

~ointer-Register zur Aumdung des Pagetable-Trees zu benützen ist. Der 68030 un- 
terscheidet hier zwischen ~u~ewisor-Rootpointer (Sm) und einem CPU-Rootpointer 
(cRP)'. Der CRP wird im User Mode benützt2, d.h. das CRP-Register zeigt auf die 
Wurzel des Pagetable-Baums des aktiven Prozesses. Der Ablauf des Tablewalks ist 
in groben Zügen in Bild 10.21 dargestellt. 

Falls der Rootpointer ein Page-Descriptor ist, wird ein neuer ATC-Eintrag ange- 
legt. Im anderen Fall enthält der Rootpointer die Basisadresse einer Nachfolgetabel- 
le, wobei die niederwertigen Adreßbits der logischen Adresse entnommen werden. 
Diese Tabelle wird entsprechend der logischen Adresse indiziert. Der dabei aufge- 
fundene neue Descriptor k m  wiederum ein Table-Descriptor, ein Page-Descriptor, 
ein indirekter oder ein ungiiltiger Descriptor sein. Falls nach der höchsten zulässigen 
-C___ 

[I] Die PMMU 68851 verfugt über ein zusäizliches DMA-Rootpointer-Register (DW). 

[21 Im S ~ p e r v i ~ ~ r - M ~ d ~  wird das SRP-Register benützt, falls das Supervisor-Root-Enable-Bit im 
K~nfigurationsre~ister gesetzt ist. 

Hardwareunterstützung 
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Die Descriptoren von Pagetables können zahlreiche Schutzattribute enthalten. 
Nach einem erfolgreichen Tablewalk enthält ein neu erzeugter ATC-Eintrag in 
seinem Statusfeld die effektiven Schutzattribute. 

- 

BESTIMME ROOT POINTER 
HIERARCHIESTUFE - 1 -3% PAGEDESCR~KOR 

DESCRIPTOR AUS 
W U L E R  HIEW\RCHlE 

STUFE LADEN 

HlERARCHlESWFE 
(INDIREKTER DESCRIPTOR) 

HOLE DESCRlmOR 
AUF DEN DER INDlREKiE 

DESCRIPSORZEIGT L2 
SONST PAGEDESCR~KOR 

ERZEUGE UNGULT~GEN ERZNGEGULTlGEN ATGEIMRAG 
ATC-EMWG (8-BiißEsEW Mrr E i 3 M m L m  STATUS 

Bild 10.21: Tablewalk der PMMU 68851 bm. des 68030 

Das effekrne Schreibschutzattnbut WP (write protection) ist das logische 0DER 
aller WP-Bits der beim Tablewalk benützten Descriptoren. Bei der PMMU 68851 
wird zusätzlich eine Adreßprüfung gegen die Read- und 

Übersetzungsstufe kein giilti- 
ger Page-Descriptor aufgefun- 

ATC-Eintrag den wird, wird erzeugt. ein ungültiger Andern- 
falls wird ein gültiger ATC- 
Eintrag erzeugt. Dieser enthält 
neben der zur logischen 
Adresse zugehörigen physikali- 
schen Seitenadresse noch Sta- 
tusinformation (bus error, cache 
inhibit, write protect, modified, 
gute page) als Ergebnis des Ta- 
blewalks. 

Nach erfolgreicher Einrich- 
tung eines neuen ATC-Eintrags 
kann der eigentliche Spei- 
cherzug& erfolgen. Um den 
Tablewalk in einem Multipro- 
zessorsystem konsistent durch- 
führen zu können, wird der 
gesamte Tablewalk als red- 
modify-wnte Buszyklus, signali- 
siert durch den RMC-An- 
schluß, durchgeführt. 

' 
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(RAL, WAL) durchgeführt. Eine Verletzung eines dieser Access-Levels wird als 
schreibgeschützt interpretiert. 

Der efjektive h e s c h u h  ergibt sich in gleicher Weise aus einem Adreßvergleich 
gegen die Read-Access-Level-Felder der Descriptoren während des Tablewalks. Bei 
einer Read-Access-Level-Violation wird das B-Bit gesetzt (bus error bit). 

Ein "'gesetztes" Supervisor Protection Bit (S-Bit) in einem Descnptor ergibt im 
ATC-Status S = 1, d.h. ZugriEe auf die entsprechende Seite sind nur im Supervisor 
Mode möglich. 

Wird Function Code Lookup beim Tablewalk benützt, so ist jedem Funktionscode 
des Prozessors ein getrennter Pagetable-Bawnmgeordnet. Die vorstehenden Schutz- 
attribute werden also durch Trennung ganzer Tabellenbäume erweitert. 

Falls beim Tablewalk eine ZugriEsverletzung festgesteilt wird, wird in jedem Fall 
das B-Bit (bus error bit) und gegebenenfalls das WP-Bit im neu erzeugten ATC- 
Eintrag gesetzt. Der unmittelbar auf den Tablewalk und d e  weiteren Zugriffe auf 
eine solche logische Adresse führen m einer BERR-Exception, die in der Regel vom 
Betriebssystem behandelt wird. 

10.4 Virtueller Speicher 

10.4.1 Einführung 

Unter virtuellem Speicher versteht man üblicherweise die Abbildung eines großen 
logischen Adreßraums auf einen kleineren physikalischen Adreßraum. Heutige 32- 
Bit-Pr~zessoren unterstützen logische Adreßräume von 4 GByte, während die physi- 
kfl~chen Hauptspeicher vielleicht nur wenige bis einige Hundert m y t e  groß sind. 
Ohne weitere Maßnahmen kann trotz des großen 1ogischenAdreßram solcher Pro- 
zessoren ein Programm nur einen kumulativen  e eich erbe darf haben, der die physi- 
kalische Speichergröße nicht überschreitet. Da üblicherweise mehrere Progamme 
gleichzeitig geladen sind, reduziert sich die Größe des einzehen Programms weiter. 

Einführung 
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10.4.1 .I Programmlokalität und Working Set 

Sequentielle Programme besitzen die Eigenschaft der Lokalität. Dies bedeutet, 
daß die folgenden Speicherreferenzen mit hoher Wahrscheinlichkeit bei Adressen 

10.4.1.2 Paging 

Durch Begrenzung der Working Set Größe können auch in einem Rechner mit 
vergleichsweise kleinem physikalischen Speicher viele Prozesse (quasi)gleichzeitig 
aktiv sein, auch wenn deren kumulativer Speicherbedarf weitaus größer ist. Es muß 
lediglich dafür gesorgt werden, daß der Working Set an die zeitlich wechselnden Sei- 
tenreferenzen angepaßt wird. Dazu müssen logische Seiten aus dem Working Set ent- 
fernt und die neu benötigten Seiten in den Working Set eingefügt werden. Die neu in 
denworhg Set eimfügenden ~eitenwerden d a n  
und bisher Working Set gehörige Seiten auf eine Speicherplatte ausgelagert 

erfolgen, die zur vorangegange- 
nen Speicherreferenz eng be- 
nachbart sind. Anders ausge- 
drückt bedeutet dies, daß 
während jeder phasel der Pro- 
grammausfühning nur ein Teil 
der Speicherseiten eines Pro- 
zesses (Programms) referen- 
ziert wird. Dies ist in Bild 10.22 
dargestellt. Es zeigt in Abhb- 

Speicheradresse 

[I] Unter "Phase" sei hier eine Zeitspanne verstanden, die klein gegen die ~esamtaus-g~'~~~ 
des Programms ist. 

- Bild 10.22: Laufzeitabhängigkeit der Speicherreferenzen ' gigkeit der ~usfühnuigszeit die 
Speicheradressen, die innerhalb 

eines Zeitintervalis von einem Programm referenziert wurden. Es ist deutlich ZU er- 
kennen, daß während solcher Zeitabschnitte nur ein Teil des ~rogrammadreßraums 
referenziert wird und daß sich dieses Referenzmuster zeitlich relativ langsam verän- 
dert. Deshalb genügt es, im physikalischen Hauptspeicher nur die aktuell benützten 
Seiten des logischen Adreßraums bereitzuhalten. Die Menge der im physikalischen 
Speicher geladenen Seiten eines Prozesses (Programms) wird als Worlaltg Set be- 
zeichnet. 

A 

,- Seitengrenze I,jmnl I, . 

iuuiuwiiiiuuuuL sze,t , 
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Das Speichersystem eines Rechners 
bekommt damit eine hierarchische Struk- 
tur (siehe Bild 10.23). Der Prozeß, dessen 
Instruktionen augenblicklich vom Prozes- 
sor bearbeitet werden, referenziert Infor- 
mation in seinem logischen Adreßraum. 
Die Information kann dabei von einem 
Cache-Speicher geliefert werden, faüs sie 
dort vorrätig ist. Bei einem Cache-Miss 
wird der Zugriff zum (physikalischen) 
Hauptspeicher weitergereicht. Falls die ge- 

V logischer Adressraurn 

.) 
Cache transparent 

I 
physikalischer Adressraurn 

Aus- /Einlagerung von Primärspeicherseite 
durch das Betriebssystem 

Sekundärspeicher, Erweiterung 
des physiiraiishen Adressraums 

Bild 10.23: Speicherhierarchie 

suchte Information im aktuellen Working Set enthalten ist, liefert der Hauptspeicher 
die Information aus dem physikalischen Adreßraum an die CPU. Falls sie nicht im 
Working Set enthalten ist, liegt ein Page Fault vor. Der Page Fault ist eine Ausnah- 
mesituation, die vom Betriebssystem abgefangen und bearbeitet wird. In diesem F d e  
müssen physikalische Hauptspeicherseiten auf die Platte aus- bzw. von der Platte ein- 
gelagert werden. Der physikalische Hauptspeicher ist dabei der Primärspeicher, die 
Platte der Sekun&mpeicher des Rechners. Der ~ekundärspeicher bildet mit Kilfe des 
S~eichervemaitun~steiis des Betriebssystems (virtual memoy manager) Fwei- 

temng des physikalischen Hauptspeichers. Aus der Sicht des Anwenderprogramm 
1 

ist der Unterschied k s c h e n  Primär- und Sekundärspeicher unsichtbar . 
Zusammenfassend bietet eine virtuelle Speicherverwaltung folgende Möglichkei- 

ten: 

Grofle logische Adreflräume können auf einen, in der ~ e g e l  kleineren, physikali- 
schen Adrej3raum dynamisch abgebildet werden. 

Durch die Einbeziehung von Platterspeichern als Sekundärspeicher können 
Programme auf einen großen permanenten ~rbeitsspeicher zurückgreifen und 
sind nicht auf Dateien angewiesen. 

Mehrere ~ d r ~ @ r & m ~  können in einen anderen AdreJ3raum bei individuellen 
Zu~njsrsrechten abgebildet werden. 

Durch BeSrerWCng der w&ng Sets kann der ~iimörs~eicherbecikfstmk redu- 
ziert werden. 

. 
['I e-g feststellbare unterschied besteht in der geringeren ~eschwindigkeit des Sekundär- 

Speichers. 

- 
Einführung 
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10.4.2 Implementierung von virtuellem Speicher 

10.4.2.1 Pagetable und Seitenersetzung 

Eine wesentliche Software-Voraussetzung für die Implementierung von Paged 
Ertua. Memory ist eine erweiterte Anwendung der in Abschnitt 3.1 erläuterten Page- 
tables. Dort enthält einBlatt des Pagetable-Baums die einer logischen Seite zugeord- 
nete physikalische Seite des Primärspeichers. Zur Implementierung von virtuellem 
Speicher muß zugelassen werden, daß statt einer Seitennummer des physikalischen 
Hauptspeichers auch eine Blocknummer eines Plattenspeichers enthalten sein kann. 
So kann der Ertual Memory Manager des Betriebssystems eine nicht hauptspeicher- 
residente Seite auffiden und bei Bedarf von der Platte in den Primärspeicher einla- 
den. Umgekehrt kann eine hauptspeicherresidente Seite auf den Sekundärspeicher 
(temporär) ausgelagert werden. Dazu wird die Seite auf einen freien Block der Platte 
kopiert und in der Pagetable die Seitennummer durch die Blocknummer der Platte 
ersetzt. Die dadurch freiwerdende Hauptspeicherseite kann anschließend andere 
Seiten eines Prozesses auhehmen. 

Bei der Verwaltung des virtuellen Speichers kann ein Virtual Memory Manager 
einige Optirnierungsgesichtspunkte verwenden: 

Unmodifiie~e Seiten (clean pages) sollten vor rnodi$zierten Seiten (dir& 
pages) wiederverwendet werden, da der Seiteninhalt nicht gesichert werden 
mup. Der Zeitvemggfür den Datentransport auf die Platte wird vermieden. 

LRU FlFO 

L SUTENREFERWZFOLeE -J 

12 PAGE FAULTS 13 PAGE FAULTS 

Bild 10.24: Page-Ersetzung (1) 

LRU FlFO 

FREIZUGEBENDE SEITE 7 

16 PAGE FAULTS 13 PAGE FAULTS 

Bild 10.25: Page-Ersetzung (2) 

Pagetable und Seitenersemg 
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Mehrfach genutzte Seiten (sharedpages) sollten zuletzt wiederverwendet 
werden. 

Selten oder längere Zeit nicht rejerem'erte Seiten sollten vor häufig refernzier- 
ten Seiten ersetzt werden. 

Anpassung der Größe des Working Sets an a h  zu bearbeitende Problem. 

Die letzten beiden Punkte sollen etwas genauer erläutert werden, da die optimale 
Strategie problemabhängig ist. Dazu sei ein Prozeß betrachtet, der die in den Bildern 
24/25 dargestellte Seitenreferenzreihenfolge 1,2,3,4,5,6,5,4,2 ... habe. In Bild 10.24 ist 
ein Working ~ e t  mit maximal fünf Seiten angenommen, die nach der LRU- bzw. FIFO- - 
Strategie wiederverwendet werden1. Zu Beginn der ProgrammausNining erfolgt ein 
Page Fault, der durch F gekennzeichnet ist. Daraufhin wird vom Virtual Memory 
Manager die Seite I in den Hauptspeicher geladen, worauf die Programmausführung 
beginnen kann. In deren Folge werden der Reihe nach die Seiten 2,3,4,5 und 6 refe- 
renziert. Dies führt jedesmal m einem Page Fault (demand paging). Vor dem Einla- 
den der Seite 6 muß allerdings eine Seite aus dem Working Set entfernt werden. Dies 
ist in Bild 10.24 für bei& Ersemgsstrategien (LRU, FIFO) die Seite 1. Die folgen- 
den Seitenreferenzen 5,4,2,5 führen zu keinen Page Faults, da diese Seiten im 
Working Set enthalten sind. Erst die Referenz der Seite 8 führt ZU einem Page Fault, 
in dessen Folge eine Seite des Working Sets durch die Seite 8 ersetzt werden muß. 
Bei der FIFO-Ersemngsstrategie ist dies die Seite 2, während die LRU-Ersetnings- 
Strategie die Seite 3 ersetzt. Nach der Referenz der Seite 8 wird die Seite 3 erneut re- 
ferenziert. Bei der FIFO-Strategie führt dies zu keinem weiteren Page Fault da die 
Seite 3 noch im Working Set enthalten ist. Bei der LRU-Strategie führt das Beispiel 
Von Bild 10.24 ni einem erneuten Page Fault, da die Seite 3 beim vorangegangenen 
Page Fault aus dem Working Set entfernt wurde. 

Dies ist ein Beispiel dafür, d a  die schekbar LRU-Strategie, die am lag-  

Sten nicht benützten Seiten als erstes wiederzuverwenden, dazu Eühren kann, daß 
genau diejenigen Seiten ersetzt werden, die als nächstes wieder referenziert werden 

Für das Beispiel von Bild 10.24 führt die FIFO-Strategie zwar noch zu mehr 
Page~aUlts (13) als dieLR&S&ategie (12 page ~aults). Der Schluß, d d  desha lbuu 
generell VOrwiehen wäre, ist aber nicht allgemein gültig, wie Bild 10.z erläutert. 
Dort ist lediglich der Working Set auf vier Seiten reduziert was zur Folge hat daß 
LRUjetzt schlechter ist als ~ 1 ~ 0 .  Die optimale ~eitenersetnuigsstrategie ist deshalb - 
D] LRU = least recently used (am langten nicht mehr benützt); FJl?O = first in first out (die 

aerst benützte Seite wird als erste wiederverwendet b z ~ .  aucgetauscht) 

- 
Implementierung von virtuellem Speicher 
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PAGE FAULT 
PAGETABLE WSTS 

GET PAGE BUFFER 
IN PWS. MEMORY 

---+ FREE PAGE BUFFER 
IN PHYS. MEM. WCTS; - PWS. MDR. OF BUFFER 

READ PAGE FROM 
SECONDARY STORAGE 
INTO PWS. PAGE BUFFER 

I UPDAE PAGETABLE 

RESTARTIMNTINUE 
INSTRUCTiONlACCESS 

Bild 10.26: Page Fault Behandlung (1) 

von Parametern wie Working Set Größe und 
Seitenreferenzreihenfolge stark beeinflußt. 
Ungünstige Verhältnisse führen zu einer 
hohen Page Fault Rate und damit zu einer 
Verlangsamung der Programmausführung. 
In vielen Fällen kann ein Programmierer das 
Paging-Verhalten seines Programms unmit- 
telbar beeinflussen. Berücksichtigt er das 
Prinzip der Lokalität der Programm-Refe- 

renzennicht, so kann die Programmausfühningszeit drastisch erhöht werden. Dies sei 
an einem Beispiel erläutert: 

Gegeben sei ein Rechner mit virtuellem Speicher bei einer Seitengröße von 512 Byte 
und einer Working Set Größe von 256 Seiten. Ein Programm addiere zu den Gannahl- 
elementen (16 Bit) einer Matrix M der Dimension 256*256 eine Konstante K 
(Mij : = Mij + K). 

Unter der Annahme, daß der Compiler die Matrixelemente zeilenweise im Speicher 
anlegt, belegt jede Matrikzeile genau eine Seite. Die Matrix paßt also als Ganzes in 
den Working Set. In diesem Fall ist es unwesentlich, ob bei der Addition erst der Zei- 
lenindex oder der Spaltenindex inkrementiert wird. 

Wird aber der Working Set um nur eine Seite reduziert, paßt die Matrixnicht mehr als 
Ganzes in den Working Set. Jetzt ist es wesentlich, zuerst den Spaltenindex ZU 

erhöhen, da dadurch zunächst die Elemente innerhalb einer Seite referenziert 
werden. Wird unzweckmäßigenveise erst derzeilenindex erhöht, so istjedes referen- 
zierte Element auf einer anderen Seite. Für den Fall einer LRUStrategie führt so jede 
Referenzzu einem Page Fault. Dies sind 256 X 256 = 65536 Page Faults. Da es sich 
um "dirty" Page Faults handelt, sind jedesmal zwei Plattentransfers (je Ca. 20 msec) 
erforderlich'. Der damit verbundene Zeitaufwand beträgt 65536 * 40 msec = 44 
Minuten. Wird zunächst der Spaltenindexerhöht, so führt lediglich jede 256. Referenz 
eines Matrixelements zu einem Page Fault DerZeitbedarf für die Seitenein- bzw. AUS- 
lagerung reduziert sich dadurch auf etwa 10 sec! 

10.4.2.2 Prinzip der Page Fault Behandlung 

Ein Page Fault ist eine Ausnahmebedingung, dievom virtual ~ernor-y Manager des 
Betriebssystems behandelt wird. Der einfachste Ablauf ist in Bild 10.26 dargestellt. 
Dabei ist angenommen, daß der Pagetable-Eintrag für die logische Adresse, die 

-- 

[I] Es sei dem, es werden weitere Optimierungen bezügiich der ~in-/Ausla~erungen von Seiten vor- 
gesehen. 

Prinzip der Page Fault Behandlung 
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STORE INTO FATHER 
TABEENTRY i L REPEkTUNnL PAGE 
LEVEL REACHED 

PAGE FAULT 
PAGETABLE WES I NOT MlST 

GEI' PAGE BUFFER 
IN PWS. MEMORY - FREE PAGE BUFFER 

PAGE FAULT 
~AGETAHLE WSTS I 

IN PHYS. MEM. &TS 
+--PMS. ADDR OF BUF. 

~ E A O  PAGE FROM 
SEMNDARY SrORAGE 
INTO PHYS. MEMORY 

UPDATE PAGE TABLE 

-COMiNUE PROCESS 

G R  PAGE BUFFER 
IN PHYS. MEMORY - NO FREE BUFFER IN 

4---. PHYS. MEM. EXISTS 
SELECT PAGE 
T0 REPUCE 
PAGE MODIRED7 
YES: WAlTE PAGE T0 

SECONDARY STORAGE 
RElEASEPAGE SUFFER 

STORE INiO FREE UST 
UPDASE PAGESABE EMRl 
PAGETABLE EMPWi C YES: RELEASE PAGE 

TABE BUFFER 
-PORE INTO FREE UST 

REPEAT WlM FATHER 
TABLE 

R E P E A T  

1 
Bild 10.28: Freigabe belegter Seiten 

PageFault geführt hat, esstiert und daß im Hauptspeicher eine freie Seite verfügbar 
ist. 

Bild 10.27 zeigt den Ablauf, wenn zwar freie Seiten im Hauptspeicher verfügbu 
sind, für die Behandlung des Page Faults aber kein Pagetable Eintrag verfiigbar ist. 
In diesem Fall muß erst die Pagetable erweitert oder gar erst angelegt werden. Dies 

in h e r  Schleife, bis die erforderliche Tiefe in der ~agetable-Hierarchie er- 
reicht ist. Schließlich kann die benötigte Seite im ~auptspeicher angelegt und der Pa- 
getable-Eintrag erfolgen. 

Ein aufwendigerer Fall ist in Bild 10.28 dargestellt. Hier ist, wie in Bild 10.26, die 
Pagetable vollständig, aber es ist keine freie Seite im Hauptspeicher verfügbar. ~~s 
der Vemch, eine freie Seite im Hauptspeicher auhfinden (getpage bufler ~ Y J  P ~ Y ~  
m e m o ~ )  ergibt, daß keine freie Seite verfügbar ist, muß eine belegte Seite für die Er- 
setzung ausgewählt werden. Falls die Seite modifiziert wurde, muß ihr Inhalt auf der 
SekundärSpeicherplatte gesichert und die Seite in die Liste freier Spei- 
~ ~ ~ r s e i t e n  eingefügt werden, Die Pagetable, der diese Seite angehörte, muß 
giert werden. Dabei es erforderlich sein, nicht nur einen Pagetable-Eintrag 

sondern es können auch Teile der Tabelle überflüssig werde% deren 
Seiten ebenfalls in die FreiSpeicherEste eimtragen sind. ~chließlich kann wie in Bild 

die benötigte Speicherseite bereitgestellt werden. 

Implementierung von virtuellem Speicher 
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10.4.2.3 Hardware-Voraussetzungen 

Für die Implementierbarkeit von Paged Eriual Memory sind zwei Voraussetzun- 
gen erforderlich: 

Die Speichervewaltungs-Hardware und -SofhYae muß die fitenz eines Page 
Faults detektieren können. Die Erkennung wird mektens durch Signalkiemng 
eines ~us-Übertragungsfehlers oder einer Zugn~sverletzung ausgelöst (BERR), 
in deren Folge entsprechende Statusprüfungen erfolgen. Ein Page Fault liegt 
dann vor, wenn durch Prüfung der Pagetable festgestellt wird, daJ3für die logi- 
sche Seite, für die der Zugnjcfsversuch erfolgte, keine zugeordnete physikalische 
Seite existiert oder daß die gesuchte Seite auf den Sekundärspeicher ausgelagert 

1 ist . 
Nachdem ÜblicherwerSe Befehle aus mehreren Bytes bestehen, kann sich ein 
Befehl über Seitengrenzen erstrecken und so während der Bearbeitung eines 
Befehki einen Page Fault auslösen. Ein Prozessor muJ3 deshalb in der Lage sein, 
die begonnene Instruktion abzubrechen (instruction abort) und zum Virtual 
Memory Manager des Betiebssysteins zu verneigen. Nach Bereitstellung der 
fehlenden Seite muß die abgebrochene Instncktion entweder von der Unterbre- 
chungsstelle durch FIGeakrholung des Buszyklus fortgefuhrt werden (instruction 
continuation) oder der gesamte Befehl von Anfang an erneut versucht (instruc- 
tion retrylre~tart)~. In beiden Fällen müssen ahzu vom Prozessor zusätzlich zum 
SofhYare-Gntext weitere prozessorinteme Zustandsinformationen gesichert 
und später restauriert werden. 

I f levels searched I 
Ltransparent accesc (nur 68030) 

globally shared address I 
I I I I [ I I ( -Lb,~Ijdgate address (nur 68851) I 1 I I 1 I 1 4 L l l l U U l l l B U  

nvalid translation 1 
Lwrite protect violation (WP-bits found) 1 1 1  1 L ccess levei ~rotection violation (nur 68851) I I I ( kupewisor protebtion violation ' ---- ' 1 

ERR occurred during table walk 

Bild 10.29: PTEST-Status der PMMU 

male der Motorola PMMU 68851 bnv. 
erwähnt. 

Diese Prozessoreigenschaften sind eine 
Fundamentalvoraussetzung. So ist es bei- 
spielsweise nicht möglich, mit einem 68000- 
Prozessor Paged Virtual Memory zu imple- 
mentieren, da dieser über diese Fähigkeit 
nicht verfügt. 

Als Beispiel für die Hardware-Unterstüt- 
m g  seien die hierfür wesentlichen Merk- 
die PMMU des 68030 Mikroprozessors kurz 

Mit dem "used" Bit (U) kennzeichnet die PMMU Zugnye auf eine Seite, unab- 
hängig davon, ob sie lesend oder schreibend waren. Dieses Bit wird von der 

[ I ]  Diese Bedingung wird auch häufig mit "translation not valid" bezeichnet. 

[2] Die Motorola-Prozessorfamilie 68010,68020,68030 macht "instruction continuation", während 
die intel-Prozessorfamilie 80286,80386,80486 "instruction retry" anwendet. 

Hardware-Vorausse tzungen 
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PMMU nur gesetzt. Eine Prozedur des Betriebssystems kann von Zeit zu Zeit die 
U-Bits prüfen und zurücksehen und so eine Benutnsngsstatistik der Spei- 
cherseiten als Basis für eine Ersetzungsstrategie erstellen. 

Mit dem ""mod;Siedl Bit (M) vermerkt die PMMU, ob eine Seite verändert 
wurde. Der Virtual Memory Manager braucht unmodijizieierte Seiten bei einer Er- 
setzung nicht vorher sichern. 

Die Pagetable-Einträge enthalten eine Angabe des Descriptor-Typs (Dg. F& 
durch DT "invalid" gekennzeichnet wird kt die zugehörige Seite oder Pagetable 
nicht im physikalischen Hauptspeicher, sondern auf der Sekundärpeicherplatte 
abgelegt (oder nicht exrStent). Die Selacndärspeicheradresse kann im PA-Adreß- 
feld und im "unusedl-Feld abgelegt sein (siehe Bild 10.20). 

Die PMMU-Coprozessor-Instruktion "PTESTFC,ea,level" veranlapt die 
PMMV, den Address Trmlab'on Cache (ATC) und die Pagetable nach der 
Adresse "FC ea" zu durchsuchen und alle Statusinformaiionen über die vorange- 
gangene Bus Error Evception (BERR) zu gewinnen (siehe Bild 10.29). Zusätz- 
lich stellt die PMMU die physikalische Adresse des letzten von ihr referenzierten 
Descriptors bereit, so du@ die BERR-Behandlungsprozedur weitere Analysen der 
Ausnahmebedingung vornehmen kann. 

Die Auswertung des MMU-Statusworts durch den Bus-Error-Handler erlaubt im 
wesentlichen die Ermittlung folgender BERR-Ursachen: 

BERR nicht von der PMMU ausgelöst: Dies kann der Fall sein, wenn nB. ein 
Bus- Timeout eflolgte oder bei einem fehlerkomjjerenden Speicher ein Wortfeh- 
Zer erkannt wurde. 

Wnte-fiotection-Eolation: Es wurde versucht, auf eine schreibgeschützte Seite 
schreibend zuzugreifen. 

Supervisor- Violation: Es wurde versucht, im User-Mode des Prozessors Seiten 
ZU referemieren, die nur im Supervkor-Mode rejkrenzierbmshd (S-Bit gtwt~t). 

Limit-Violation: Beim Zugnffauf die Pagetable wurde die Pagetable mit einem 
illegalen In& indiziert. 

Bus Error während einer TabeUensuche durch die PMMU: Bei einem Table- 
walk wurde BERR signalhiert, Dies kann bedeuten, &ß ein Speicherfehler vor- 
liegt. 

Invalid ~ e s c r i ~ t ~ c  In diesem F d  handelt es sich um einen Page Fault. Entwe- 
der betrifl dies die benöligfe Seite allein oder die Pagetable M selbst nicht voll- 
ständig hauptspeicherresident. Nur in h e m  Fall wird vom Bus-Error-Handlr 
der Virtual Memory Manager aufgerufen. 

lWementierung von virtuellem Speicher 
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Im Zustand 1 ist einer der drei Rechner ausgefallen. Zwei Rechner liefern kor- 
rekte Ergebnisse. Das Gesamtsystem ist funktionsfähig. 

Im Zustand 2 sind zwei Rechner ausgefallen. Das Gesamtsystem ist funions- 
unfähig und damit ausgefallen. 

Wem jeder Rechner durch die Ausfallwahrschein- 
lichkeit pro Zeiteinheit (Ausfallrate) x charakterisiert 
ist, hat die Übergangsrate von Zustand 0 in den 
Zustand 1 den Wert 3~ da jeder der drei intakten Bild 11.3: Einfaches Markov 

Rechner im Zustand 0 mit der Ausfallrate x ausfallen Modell eines TMR-Systems 

kann. Die Übergangsrate von Zustand 1 in den Gesamtausfallzustand 2 beträgt ent- 
sprechend 2x. Wenn mit Si die Wahrscheinlichkeit bezeichnet wird, daß sich das 
System im Zustand i befindet (siehe Bild 11.3), so lassen sich Änderungen dieser 
Wahrscheinlichkeiten folgendermaßen beschreiben: 

ZU Beginn sei das Gesamtsystem fehlerfrei (So = 1, Si = 0, S2=0 füI t=O)- Damit 
ergeben sich die Lösungen 

Daraus folgt für die Zuverlässigkeit R(t) 
= 3e-2" - 2e- 3 ~ t  R( t )  = So + S i  

Die Wahrscheinlichkeit, genau im Zeitinteivall [t,t + dt] ausnifallen, ist -[R(f + df) 
-R(t)] = -dR(t) = Die m1 errechnet sich daraus durch Integration 

"On (-t dR) über den Zeitbereich 0.. a,. Durch partielle Integration folgt daraus: 
I 

03 

MTTF = R(t) dt = 5 / 6 ~  
0 

/ 11.1.1 2 Entwurfsziel 

Da der im vorangehenden Abschnitt ermittelte Wert für die schlechter ist 

als der für ein einEaches System ( m s i m l e e x =  I I I ~  die Möglichkeit der Repa- 

I 

['I M n F  = mean time to faiiure 

Aofgabenstel~un~ und Entwurfsziel 
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fehlerfrei I. Ausfall Totalausfall ratur im laufenden Betrieb vorgesehen werden. Für 
die Analyse des erzielbaren Effekts muß das Modeii 
des Ausfallverhaltens (siehe Bild 11.3) um diesen Re- 
paraturvorgang erweitert werden. Dazu ist in Bild 11.4 

Bild 11.4: Einbeziehung der einÜbergang vonZustand 1 inden Zustand 0 ergänzt 
Reparatur im Mode" worden, der durch eine mittlere Reparaturdauer 'IY. 

charakterisiert sei. Falls die Reparaturrate ,.L wesentlich größer ist als die Ausfallrate 
2x, wird das Gesamtsystem durch die Reparatur erfolgreich in den fehlerfreien 
Zustand 0 zurückgeführt, bevor ein weiterer Rechner ausfällt. Dies wird quantitativ 
durch die folgenden Gleichungen beschrieben: 

Hieraus errechnet sich ähnlich wie oben eine mittlere Zeit zum ersten Ausfall von 

5 m = -  P 
f -  

6x 6x2 
Die Wirkung der Reparatur im laufenden Betieb wird anhand des folgenden Zah- 

lenbeispiels besonders deutlich. Dazu sei angenommen, daß ein ekelner  Rechner 
eine mittlere Ausfallzeit von '/L = 20000 Stunden (= 2 Jahre) hat. Die mittlere Aus- 
fallzeit MTTF des TMR-Konzepts ohne Reparatur beträgt damit 
MlTF= 5'm/6 = 16600 Stunden (= 1,9 Jahre). 

Unter der Annahme einer mittleren Reparaturdauer von 'J,,, = 24 Stunden (1 Tag) 
ergibt sich für das TMR-Konzept mit Reparatur eine MTTF von 
IVfTTl? = 5'2000016 + 20000~16.24 = 58.10~ Stunden (B 319 Jahre). 

Aus diesenVorüberlegungenwird deutlich, daß das ZU entwickelnde systernHard- 
warefehler erkennen und maskieren muß. Ein erkannter Fehler muß eine Reparatur- 
maßnahme auslösen. Die Reparatur bzw. der Austausch der defekten Komponente 
des fehlertoleranten Systems muß M laufenden Betrieb der noch funktionsfähigen 
Teile möglich sein. Nach dem Ersatz der defekten Komponente muß diese wieder in 
den laufenden Betrieb integrierbar (synchronisierbar) sein. 

Diese Entwurfsziele sollen mit einer Architektur erreicht werden, bei der die Feh- 
lererkennung und -maskierung durch die Hardware autonom erfolgt, Dazu wird ein 
datenredundantes Schema angewandt. 
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11.2 lnformationskodierung durch 
Block-Codes 

11.2.1 Einführung 

In diesem Abschnitt soll zunächst in die Anwendung von kodierter Information 
eingeführt werden. Später wird ein spezieller Code konstniert und dessen Eigen- 
schaften informell vorgestellt. 

11.2.1.1 Informationsübertragung und -sicherung 

Informationsübertragung dient üblicherweise der Übermittlung .einer Nachricht 
von einer Nachrichtenquelle zu einer Nachrichtensenke. Dabei wird ein vereinbar- 
ter Vorrat an ~nformationssymbolen in der erforderlichen Reihenfolge ausgetauscht. 
Als Beispiel sei der ASCH-Zeichensatz erwähnt, bei dem ein Block von sieben bzw. 
acht Bits ein Zeichen repräsentiert. Wenn immer ein oder mehrere Bits verändert 
werden, repräsentiert der Block ein anderes Zeichen aus dem vereinbarten Zeichen- 
Vorrat. Üblicherweise verändern die Übertragungskanäle zwischen informations- 
quelle und -senke mit einer gewissen Wahrscheinlichkeit einzelne oder eventuell 
auch mehrere Bits eines Symbols. Die Informationssenke erhält damit verfälschte In- 
formation. Um diese Verfälschung erkennen zu können, wird ein Infomationssym- 
hol vor der Übertragung über den Nachrichtenkanal redundant umkodiert (encode, 
siehe Bild 11.5). Dies bedeutet, daß das Informationssymbol durch mehr Bits reprä- 
sentiert wird, als zur Unterscheidung von allen anderen Informationssymbolen - 

minimal erforderlich wäre. Die Informationssenke entfernt die Redundanz und re- 
konstruiert so die urspfinglichen redundanzfreien Informationssymbole (decode, 
siehe Bild 11.5). Falls während der übertragwig eine verfäl- 

I 
u n g  der r a t i  eingetreten ist, k m  dies dazu 'ren 

, daß das von der Quelle gesendete redundante Symbol vor der 
' Dek~dierun~ bei der Senke als ungültiges Symbol ankommt. Übertragung I 

Die Verfälschung ist dadurch erkennbar. 
I 

j Dies ist in Bild 11.6 an einem (3,1,3)-Code geometrisch ver- c s x )  
anschaulicht. Die Bezeichnung (3,1,3) bedeutet, daß ein 1-Bit- 

1 Bild 11.5: 
breites redundanzfreies Informationssymbol (~Datenwort- ,jbemgung 
breite) für die &ertragung in ein redundantes Code-Symbol redundanter 
aus 3 Bits mit der Hamming-Distm 3 kodiert wird. Die drei Nachrichtensymboie 

Einführung 
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11.2.2.1 Einführung 

Die gewöhnliche Algebra umfaßt eine unendliche Zahl unterschiedlicher Elemen- 
te, die Zahlen. Auf diesen Elementen können alle arithmetischen Operationen wie 
Addition, Subtraktion, Multiplikation und Division ausgeführt werden. Im Unter- 
schied dazu sind Galois Felder Zahlenkörper, die eine endliche Zahl unterschiedli- 
cher Elemente umfassen. Arithmetische Operationen auf den Elementen von Galois 
Feldern sind so definiert, daß als Ergebnis immer ein Element des Felds entsteht. Ein 
Galois Feld mit 2' Elementen wird mit GF(~') bezeicbnetl. Jedes Element eines 
Galois Felds GF(zS) k m  man sich als die möglichen Kombinationen von S Bits Vor- 
stellen. Dabei kann jedes Element, mit Ausnahme des Nuilelements 0, aus einem 
Gmndelement or durch Potenzieren von mit 0,1,2,...,2S-2 erzeugt werden. Deshalb 

2 heißt or auchpnmitives Element . 

dabei mit dem Nachrichtenraum überein- 
stimmen. Die Überprüfung auf Verfälschung 
der Code-Symbole durch Übertragungsfehler 
erfolgt durch Abbildung des Code-Worts in 
einenSyndrom-Raum mit Hilfe einer Paritäts- 
PrüfmatrWc 5 Diese Syndrom-Information 
kann zur Erkennung der Fehlerart verwendet 
werden. Bei geeignet konstruierten Codes ist 
eine weitgehende Fehlererkennung und -kor- 
rektur möglich. 

['I Allgemein besitzt e h  Galois Feld GF(q) ~lemente mit = pm, wobei p eine Primzahl und m 
eine ganze Zahl ist. 

l21 Das N~llel~rn~nt wird auch häufig als das Neutralelement cp der Additionsgruppe bezeichnet. 
Das Neutralelement der Multiplikationsgruppe ist 9 (= 1). 

Galois Felder und (412)-Codes 

Bild 11.8: Mathematische Struktur der 
Datenübefiragung 

Nacbriehten~i 

Generatormatrix g ~aritäts-~rüfmatrix 
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KodierunglDekodierung Fehlererkennungl 
-korrektur 
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Ein fehlerhaftes Codewort C', das als Addition 
eines gültigen Codeworts C und eines Fehlervektors 
E aufgefaßt werden kann (C' = C +E), ergibt bei der 
Multiplikation mit H 

H - C ' = H . C  + H - E =  f3 + S - 
I 

Bild 1 1.10: korrigierbare 
Fehlerarten 

Die Multiplikation des Fehlervektors mit führt 
dabeim einem nicht verschwindenden Ergebnisvektor, demSyndrom S, falls der Feh- 
lervektor aus einem gültigen Codewort C kein neues, ebenfalls gultiges Codewort 
erzeugt. 

Aufgnind der mathematischen Eigenschaften eines Codes ergeben sich seine spe- 
zifischen Fehlererkennungs- bzw. Konektureigenschaften. Für den Fehlervektor E 
aus den Symbolen (EO>El,E%E3) ergibt sich der Syndromvektor 

Unter der Annahme, daß nur ein Symbol fehlerhaft ist1, ergeben sich vier eindeu- 
tig unterscheidbare Syndromvektoren: Si = (a7Eo;a1l&); S2 = ( c ~ ~ ~ ~ l ; a ~ ~ l ) ;  
S3= (E2;0) und Sq = (@;Es). Jeder Fehler in einem einzelnen Symbol eines fehler- 
haften Codeworts C' ist damit eindeutig lokalisierbar. Die Daten können somit re- 
konstruiert werden. Insgesamt lassen sich die Fehlererkennungs- und -korrekturei- 
genschahen dieses Codes folgendermaßen zusammenfassen2: 

Eine beliebige Zahl fehlerhafrer Bits in einem Symbol wird erkannt und kann 
komgieit werden (siehe Bild 11.10 a). 

Je ein beliebiger fehlerhaftes Bit in zwei Symbolen wird erkannt und kann k h -  
8;ert werden (siehe Bild 11.20 b). 

Falls ein Symbol bekanntennajlen fehlerhaft ht, kann diesespemanent mas- 
kiert werden. Bin weiterer Ein-Bit-Fehler in einem der restlichen drei Symbole 
kann noch erkannt und korriged werden (siehe Bild 11 .10 C). 

Falis zwei Symbole & fehlerhaft bekannt und &halb maskiert sind k ö ~ ~ e n  
die Daten reWfnrie>l werden, falis kein weiterer Fehler eintritt (siehe Bild 
u.lo d). 

[I] d+h. nur eines der Fehlervektorsymbole EO..E3 ist * % U  

121 siehe Th, ~r011gg2 

Galols Felder und (412)-Codes 
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Da alle diese Fehlerfälle eindeutig identifizierbar sind, kann aus den sechs mögli- 
chen Datenrekonstruktionen die richtige ausgewählt werden (siehe Abschnitt 
11.2.2.4). 

11.3 Anwendung des Codes 

11.3.1 Das Fehlertoleranzprinzip 

11.3.1.1 Einführung 

Das EntwurEsziel ist ein langzeitzuverlässiger Rechner. Wie in Abschnitt 11.1.1.2 
deutlich wurde, sind zur Erreichung dieses Ziels Fehlererkennung, Fehlermaskiemg 
und Reparaturfähigkeit im laufenden Betrieb erforderlich. Dies soll bier durch An- 
wendung des in Abschnitt 11.2.2.4 vorgestellten Codes erreicht werden. Dabei wird 
besonders die Fähigkeit des Codes ausgenutzt, den Ausfall ganzer Codesymbole 

Segment A Segment D 
Segment B Segment C 

erkennen und zu komgieren. 

I im Speicher abzulegen und beim Wie- 

0 7 8 15 

Speichenvort 

' ~ i l d  11 .I 1 : Codierung 16-Bt-Daten ) derauslesen auf möglicherweise vorhan- 
(Beispiel) dene Fehler zu überprüfen, ~achdem ein 

Byte (8 Bit) als vier Symbole zu speichern wäre und jedes dieser Symbole ausfallen 
darf, ohne daß Information verloren geht, ist es naheliegend, jedes Symbol in ein 
eigenes Speichermodul abzulegen. Falis dieses ausfiele, würden die restlichen drei 
intakten Speichermodule noch alle Information enthalten. Selbst wenn eines dieser 
Speichermodule noch Einzelbitfehler aufweisen würde, wäre kein Infomationsver- 
lust zu erwarten. Eine mögliche Erweiterung auf Wort-Daten (16 Bit) ist in Bild 11-11 
dargestellt. Das m speichernde Datenwort besteht jetzt aus 2*2 Datensymbolen 
(Do;Dl) und (D'o;D'i). Jedes wird in ein Codewort (CO;C~;C~;C~) bzwe 

11.3.1.2 Speicherung codierter 
Daten 

Die Grundidee ist, Programme und 
Daten eines Rechners in codierter Form 

Speicherung codierter Daten 
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11.3.1.4 Globale Fehlertoleranzeigenschaften 

Die vorstehende Erläuterung des Prozessor-Grundzyklus, Auslesen, Ausführen 
und Speichern, macht Mar, daß jedes Prozessorsegment synchron zu den anderen Pro- 
zessorsegmenten das vollständige Programm bearbeitet. Selbst wenn sein Spei- 
chermodul ausfällt, ist die Funktionsfähigkeit dieses Prozessorsegments nicht beein- 
trächtigt. Der Speicherfehler wird vollständig maskiert. Alle vier Prozessorsegmente 
detektieren diesen Ausfall anhand des Syndroms unabhängig voneinander. Das aus- 
gefallene Speichermodul kann im laufenden Betrieb ausgetauscht werden und füllt 
sich automatisch mit den aktuellen Daten. Der Aktualisierungsprozeß der Daten im 
ausgetauschten Speichermodul ist abgeschlossen, wem der ganze physikalische 
Adreßraum dieses Moduls nach dem Austausch einmal beschrieben wurde. 

Der Ausfall eines Prozessors teilt sich den anderen Prozessorsegmenten wie der 
Ausfall eines Speichermoduls mit, da der ausgefallenen Prozessor nicht mehr syn- 
chron zu den anderen arbeitet und so fehlerhafte Codesymbole abliefert. Der 
Rechner als Ganzes bleibt jedoch funktionsfähig, da die Ein-JAusgabeschnittstellen 
die fehlerhaften Ausgaben auf der Basis einer Mehrheitsentscheidung maskieren. 
Nach Austausch des ausgefallenen Prozessors kann dieser wieder mit den noch in 
Betrieb befindlichen Prozessoren synchronisiert werden, wodurch automatisch der 
Inhalt des zugehörigen Speichermoduls aktualisiert wird. 

Da jeder Prozessor nur sein Speichermodul adressiert, kann es nicht vorkommen, 
daß eine Fehladressierung durch Hardwarefehler die Speicherinformation des Rech- 
ners unkontrolliert verändert. Eine solche Fehladressierung eines Prozessors würde 
sich wie ein ausgefallenes Speichermodul bemerkbar machen. Die restlichen drei 
Prozessorsegmente könnten diesen Fehler maskieren. Der Rechner bleibt funktions- 
fähig. 

Somit ist dieses Fehlertoleranzkonzept durch folgende Merkmale gekennzeichnet: 
Hardware-implementierte Fehlertoleranz. Die Fehlererkennungs- und -korrek- 
turmafinahrnen erfolgen vollständig in Hardware. 

Sojbvare-Transparenz. Die Anwendungssoftware dieser fehlertoleranten Rech- 
nerorgankation rnufi keine Vorkehrungen für den ~ehlelfall vorsehen1, 

[I] Dies bedeutet allerdings nicht, daß auf Diagnostik- bzw. WarhuigssofIware verzichtet werden 
könnte. Diese ist jedoch von der Applikationssoftware vollständig entkoppelt. 

Globale Fehlertoleranzeigenschafien 
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Dezentrale Fehlererkennung und -korreIctur. Jeder Prozessor erkennt und komm- 
giert mit seinem Dekoder unabhängig von allen anderen mögliche Fehler. Es 
gibt h i n  zentrales ausfallgefährdetes Element. 

Reparatur im laufenden Betrieb. Die Ausfall- bzw. Austauscheinheiten "Spei- 
chermodul" oder 'tProzessor" können im laufenden Betrieb emetzt und reinte- 
griert werden, wodurch L,angzeitzuverlhsigkeit möglich wird 

Hohe Fehlerabdeckung. Durch die besonderen Eigenschaj?en des Codes . 

können alle Fehler erkannt und kom@eert werden, die zu eindeuhg m e r t b a -  
ren Codefehlem Fhren, dh. die Fehlererkennung und -korrektur ist nicht auf 
Speicherfehler beschränkt. 

Milaosynchroner Betrieb. Ein latenter Fehler wird unmittelbar während des 
Speicher-Lesezugnps detekiert und mmkieert, bei dem e r m  aktiven Fehlerge- 
worden wäre. Eine Fehlerausbreitung wird unmöglich. 

Die mikrosynchrone Arbeitsweise der vier Prozessorsegmente erfordert, daß die 
gleichzeitig dieselben Eingangsdaten erhalten. Würde beispielsweise das Prozessorseg- 
ment D von Bild 11.12 vom Prozessorinterface 1 andere Information als die Prozes- 
sorsegmente k . C  erhalten, so würde als Folge davon irn Speichermodul von Prozes- 
sorsegrnent D ein falsches Symbol abgelegt werden. Beim nächsten Lesern@ auf 
diese Information würden alle Prozessoren dies korrekt als Fehler detektieren. Das- 
selbe tri83 zu, fails der Prozessor D aufgrund der fehlerhaften Eingangsdaten abwei- 
chende Entscheidungen träfe. Wenn ein Prozessorsegment, wie in Bild 11.12 darge- 
stellt, eine Ausfalleinheit sein soll, so ist die dort gezeigte VO-Struktur unzureichend. 
Unter der Annahme, daß das wo-Interface einem der Prozessorsegmente fehlerhaf- 
te Daten weiterreicht, würde fälscblicherweise das Prozessorsegment als fehlerhaft 
detektiert werden. Deshalb muß jede der VO-Schnittstellen VO-k.VO-D an jeweils 
alle anderen die vom Prozessorinterface erhaltene Information weiterreichen. 
Dadurch kann jedes Prozessorsegrnent überprüfen, welches andere Segment oder es 
gar selbst fehlerhafte Eingangsdaten erhalten hat. Ein vorgetäuschter Ausfall eines 
Prozes~orse~ments a u f w d  falscher Daten ist so nicht mehr möglich. 

11.3.1.6 Takt- und Stromversorgung 

Das oben vorgestellte fehlertolerante Rechnerkonzept kommt ohne zentrale Ele- 
mente aus, muß aber mikrosynchron betrieben werden. Das bedeutet unmittelbar, 
daß alie vier Prozessorsegmente mit einem Takt versorgt werden müssen. Da ein 
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Taktgenerator wiederum ein zentrales Element wäre, dessen Ausfall zu einem Ge- 
samtausfall führen würde, muß fiir jedes Prozessorsegment ein Taktgeber vorgese- 
hen werden. Zur Erreichung einer einheitlichen Frequenz und Phase muß sich jeder 
Taktgeber auf die Frequenz und Phase aller anderen drei Taktgeber synchronisie- 

1 ren . 
Weniger kritisch ist die Forderung nach vier unabhängigen Stromversorgungen er- 

füiibar. Vier unabhängige Stromversorgungen sind aber unabdingbar, um kein zen- 
trales Ausfallelement zu haben. 

11.3.1.7 Eine fehlertolerante Multiprozessorkonfiguration 

Bild 11.13 zeigt das Konzept einer Anwendung des (412)-Prozessorkonzepts für ein 
eng gekoppeltes Multiprozessorsystern. Jedes Prozessorsegment von Bild 11.12 
besteht jetzt aus mehreren Prozessoren, die über einen gemeinsamen Bus einen glo- 
balen Speicher benützen. Dieser Speicher enthält die dem Segment zugeordneten 
Codesymbole. Zur Abwicklung des UO-Datenverkehrs wird je Segment ein UO-Pro- 

I Segment 1 Segment 2 Segment 3 Segment 4 - multi symbol data path 
Single symbol data path 

I I 
Bild 11.13: Fehlertolerante Multiprozessororganicatlon 

[I] siehe 2.B. J. Kessels 1984 

Eine fehlertolerante ~ultiprozessorkonfiguration 
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zessor eingesetzt, der über zwei unabhängige Prozessor-Interfaces die Peripheriege- 
räte erreichen kann. Wie beim einfachen (412)-Prozessor sind auch hier unabhängi- 
ge Stromversorgungen und Taktgeber vorzusehen. 

11.3.2 Entwurf des Encoders und Decoders 

11.3.2.1 Binäre Multiplikation in G F ( ~ ~ )  

Der Entwurf der Generatormatrix, der Dekodermatrizen und der Paritäts-Prüf- 
matrix wurde in den Abschnitten 11.2.2.4 und 11.2.2.5 beschrieben. Die Implemen- 
tiening eines Encoders bzw. Dekoders erfordert die digitale Realisierung der Multi- 
plikation und Addition von Elementen aus ~ ~ ( 2 4 .  Dies ist aber besonders einfach, 
da die Polynomkoe&ienten aus GF(2) stammen, deren Arithmetik modulo 2, d.h. 
ohne Übertrag erfolgt. Zur A b l e i m  der binären ~ulti~likation sei das Produkt 
C=A*B berechnet. A, B, C seien Elemente aus ~ ~ ( 2 ~ 1  mit den Polynomkoeffizien- 
ten ai, bi und Ci (i = 0..3) aus GF(2). 

= A-B = (ao + aix + a2x2 + agx3).(bo + bix + b2x2 + b3x3) 
3 = aobo + aoblx + aobzx2 + aobsx + 

4 aibox + aibix2 + aibzx3 + aibsx + 
a2box2 + azbix3 + azb2x4 + aib3x + 

a3box3 + a3bix4 + a3b2x5 + a3b3x 

[aobo + asbi  + a2bz + a i b ~ ]  + 
[aibo + (ao + a3)bi + (az + as)ba + (a i  + a2)bd.x + 
[ a ~ b o  + a i b i  + (ao + a3)bz + (a2 +a3)b3l.x + 
[aabo + azbi  + aibz + (ao+a3)b31-x3 

Hierbei wurde beniCksichtigf daß x4 = X  + 1, X5=X2 +X Und x6=x3 +X2 (siehe 
Tabelle 11.1). 

Werden B und C als Vektoren aufgefaßt, deren Vektorkomponenten die PoIynom- 
koeffizienten b; und ci (i = 0..3) sind, so läßt sich diese Gleichung in Matrizenform 
umschreiben: 

Entwurf des Encoders und Decoders 
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11.3.2.3 Dekodierung und Paritätsprüfung 

Die Dekodiergleichungen in Abschnitt 11.2.2.4 können nach Aufstellung der Be- 
4 6 8  gleitmatrizen für die noch benötigten Elemente cx , cx , cx und CX" genauso einfach er- 

stellt und schaltungstechnisch implementiert werden. 

Die Bits ~ 0 . ~ 7  des Syndroms S lassen sich praktisch direkt aus der Paritäts-Prü£ma- 
trix N ablesen (siehe Abschnitt 11.2.2.5): 

Die so gefundenen Informations-Rekomtdom- und Fehleranalysegleichungen 
können schaltungstechnisch 
einfach realisiert und zu einem 
Dekoder nach Bild 11.14 kombi- 
niert werden. Die 16 Bits des Co- 
deworts gelangen auf das Infor- 
mations-Rekonstruktionsnetz- 
werk und das Fehleranalyse- 
netzwerk. Die Syndrominforma- 
tion des Fehleranalysenetzwerks 
wählt von den sechs möglichen 
Rekonstruktionen der acht Da- 
tenbits eine fehler£reie aus. Die 
Fehlerinformation kann nisätz- 

I - 1 1  I 1 werk I U 

1 
Blld 11.14: Blockschema eines Dekoders 

Entwurf des Encoders und Decoders 
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12 Betriebssysteme 

12.1 Einführung 

12.1.1 Definition und Aufgaben 

12.1.1.1 Schichtenmodell 

In der Norm DIN 44300 wird eine Definition des Begriffs Beiriebsgstem versucht. 
Diese Definition lautet ungefähr: 

Unter Betriebssystem versteht man alle Programme ehes digitalen Rechnersystems, 
die zusammen mit den Eigenschaften der Rechenanlage die Basis der möglichen 
Betriebsarten des digitalen Rechnersystems bilden, die die Abwicklung von Pro- 
grammen steuern und überwachen. 

Diese Umschreibung enthält als wesentliche Elemente die Abwicklung von Pro- 
grammen, die Steuerung und Uberwachung sowie die Rechenanlage. Wird "Abwick- 
lung von Programmen" mit Anwendungen bzw. Anwendungsprogammen assoziiert, 
die von der "~echenanla~e" (Hardware) ausgeführt werden, so kann die "'Steuerung 
und Überwachungn mit dem Begriff Betriebssystem assoziiert 
werden. Das Betriebssystem erfüllt offensichtlich eine "Vermitt- 
]errollen zwischen Anwendungsprogramtn und Rechnerhardware. 
Dieses Schichtenkonze~t ist in seiner einfachsten Form in Bild Bild 12.1: 

12.1 skizziert. Jede Schicht repräsentiert dabei eine Funktiomein- Schfchtenmodell 

heit mit definierten Eigenschaften und Zuständigkeiten. Die horizontalen Trennli- 
Dien stellen Schnittstellen zwischen diesen Funktionseieheiten dar. Bei strenger In- 
terpretation des Schichtenmodells in Bild 12.1 bedeutet dies, daß das Anwenderpro- 
gramm nur die Schnittstellen zwn Betriebssystem nutzen kann oder darf. Ein unmit- 
telbarer Zugriff zw: Hardware ist nicht möglich oder auch nur per Konvention verbo- 

Definition und Aufgaben 
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I Benutzerfunktion bleibt unverändert 11 

Programm 

Hardware 1 

\ 
Programm 

Betriebssystem 2 

Hardware 2 

veränderliche Schnitt- 
stelle zwischen Hard- feste SW-Schnittstelle zwischen 

Betrlebssystem und Applikations Ware und Betriebssystem 
I 

Bild 12.3: Applikationsportierung mit Betriebssystem 

weise über längere Zeit warten. 
Dies ist ohne Zweifel eine ko- 
stenträchtige Situation. 

Die Alternative zum 0.g. Vor- 
gehen besteht in der Einfühning 
eines Betriebssystems als Ver- 
mittler zwischen Applikation 
und Hardware (siehe Bild 12.3). 
Die Hardware-/SoftWareschnitt- 
stelle ist bei Austausch oder Mo- 
difikation der Hardware nach 

wie vor veränderlich und erfordert Anpassungen oder Umentwickiungen von Teilen 
des Betriebssystems. Die Schnittstelle zwischen den Applikationsprogrammen und 
dem Betriebssystem kann jedoch (idealerweise) stabil gehalten werden, d.h. das Be- 
triebssystem verbirgt die Hardware-Details vor der Applikation. Die Applikations- 
Programm-Betriebssystemschnittstelle wirkt wie ein virtueller Rechner mit unverän- 
derlichen Funktionsmerkmalen. Der Wartungs- bm. Umentwicklungsaufwand be- 
schränkt sich dabei auf M Betriebssystemportieningen. Da die Zahl der Applikatio- 
nen N in der Regel wesentlich größer als die Zahl der Hardwarevarianten ist, wird 
hier eine beträchtliche Wartungsvereinfachung und Kostenersparnis erreicht. 

12.1.1.3 Modulare Softwaresysteme i 
Betriebssysteme erlauben, komplexe Softwaresysteme in überschaubare Teile zu 

zerlegen. Diese Teile können untereinander kommunizieren und kooperieren. Dies 
ist in Bild 12.4 veranschaulicht, Das komplexe Softwaresystem soll ein Prozeßsteuer- 
und -übenvachungssystem sein, das zahlreiche Meßstellen und Aktuatoren bedienen 
soll. Die noch relativ grobe Zerlegung des Softwaresystems umfaßt eine Koordina- 
tion~funMion und viele untergeordnete Funktionen, die als Software-Prozesse reali- 
siert seien. Jeder dieser Prozesse ist für eine begrenzte Teilaufgabe spezialisiert. SO 
ist beispielsweise der Prozeß 2 das "Spiegelbild" eines bestimmten Sensors, d.h. er ist 
darauf und nur darauf ausgelegt, diesen Sensor zu bedienen. Vom Koordinator wird 
dieser Prozeß möglicherweise von Zeit zu Zeit aufgefordert, die vorverarbeiteten 
Daten des Sensors zu melden (Status). Darüberhinaus kann der Koordinator Plausi- 
bilitätskriterien und Ve*auensbereiche vorgeben. Aufgabe des Prozesses wäre es, 
ständig die Sensorergeb&e gegen diese Kriterien prüfen und bei Abweichungen 

Definition und Aufgaben 
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j 

Bild 12.4: Modulares Hardware-/Software-System 

Alarme zu signalisie- 
ren. Ähnlich kann der 
Koordinator den 
Prozeß 1 anweisen, ' 

2.B. ein Stellglied @.B. 
einen Roboterarm) 
innerhalb einer vorge- 
gebenen Zeit in eine 
vorgeschreibene Posi- 
tion zu fahren. Es liegt 
dann in der Verant- 

1 wortung dieses Pro- 
zesses, anhand der 
vorliegenden Daten 

eine optimale Bahnkurve zu errechnen und Motoren entsprechend anzusteuern. 
Neben der einfacheren Struktur bietet ein solches ~m~leme~tierungsmodell weitere 
Vorteile: 

Spezialisierung bedeutet Vereinfachung der Sofhyare des Einze~rozesses. Ein 
Prozeß ist damit leichter implemeritierbar und leichter testbar. 

Ein Prozeß kann bei Bedurf einem eigenen Prozessor in einem Multiprozessorsy- 
stem zugeordnet werden. 

Bei Austausch einer Peripherieeinheit (Sensor, Stellgied, ...) kann der Prozeß 
mit ausgetauscht werden. Modifikationen der übrigen Prozesse oder des Koordi- 
nators sind nicht erforderlich. Das System ist durch kleine Austauscheinheiten 
wartungsfrundlich und einfach an die technologische Weiterentwicklung an- 
paßbar. 

12.1.2 Betriebssystemaufgaben 

Die vorstehenden Bettachtungen können in vielerlei Hinsicht erweitert, verbrei- 
tert und vertieft werden. Bei der notwendigen Analyse lassen sich nötige, wünschens- 
werte und mögliche Aufgaben für Betriebssysteme ableiten. Dabei würde klar 
werden; daß die Betriebssystemschnittstelle zu Applikationsprogrammen eine 
Dienstleh~ngsschnittstelle ist. Applikationsprogramme d e n  diese Dienste auf und 
warten ggf. auf die Fertigstellung. Die Betriebssystemaufgaben lassen sich einteilen 
in: 

Modulare Sofiwaresysteme 
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Einfache Dienste: Hiem zählt die Bereitstellung elementarer Ein-/Ausgabe- 
Funktionen, wie zB.  Ausgabe eines Zeichens auf ein Terminal oder ein@ 
Bloch auf einen Magneplattenspeicher und die Verwaltung einer Echbeituhr. 

Geräteverwaltung: Wenn Applikations~rogramme keine Detailkenntnis über 
die zugrundeliegende Hardware benötigen sollen, wird eine Abbildung von logi- 
schen Gerätebezeichnungen aufphysikalische Geräte benötigt. Die physikali- 
schen Geräte sind dabei diejenigen, die akhcell durch die Hardware bereitgestellt 
sind Die Geräteverwaltung muß auch Möglichkeiten vorsehen, einzelne oder 
mehrere Geräte einem Softwareprozeß exklusiv zuzuordnen. 

Prozessorverwaltung: Sowohl die durch das Betriebssystem bediente Ein- 
,/Ausgabe, als auch die Sofhyareprozesse benötigen Prozessoneit. Die Aufieilung 
der verfdgbaren Prozessoneit zwischen I10 und den Softwareprozessen ist 
Aufgabe der Prozessorverwaltung. 

Prozeßverwaltung: Die Anwendungssofhvare und möglicherwetke auch Teile 
des Betriebssystems sind als eigenständige Prozesse implementiert, die konkurrie- 
rend zueinander von einem oder mehreren Prozessoren bearbeitet werden. Dazu 
gehört Start und Stop von Prozessen, die Ablaufsteuemg nebenläufiger Prozes- 
se, die Inteprozeßkommunikation, die Synchronisation zwischen den Prozessen 
und die Prioritätenverwaltung. 

Speicherverwaltung: Neben der CPU kt der vefigbare Arbeitsspeicher eine 
der wichtigsten Ressourcen. Die Speicherverwaltung rnuß den Prozessen Pro- 
gramm- und Datenspeicher zuweisen können. In vielen Systemen gehört hierzu 
die Organisation des Speichenchutzes und die Verwaltung vorz realem und virtu- 
ellem Speicher. 

Die vorstehenden Grundaufgaben bm. Grunddienste beschreiben knapp die Mi- 
nimalfunEctionalität von Betriebssystemen. Solche Minimalbetriebssysteme werden 
deshalb auch als Betriebsystemjr,rne bezeichnet1. Auf solchen Kernbetriebssystemen 
setzen weitere Betriebssystemfunktionen auf. Hierzu gehören: 

Dateivenvaltung: Die Dateiverwaltung hat die Aufgabe, d e  Dutenhaltungper- 
manenter Daten zu organisieren, dh. eine Datenorganisatr'on durch ein Duteisy- 
stem und eine Directorystmktur bereitzustellen, die Datenablage und ZugnjLSe 
auf die abgelegten Daten zu ermöglichen. 

Datenschutz. Zum Datenschutz gehört xB. der Schutz von Programmen vor 
unberechtigter Benutzung und der Uberwachung a h  ZugnjCSs und der Verände- 
rung von Daten durch die Einrichtung, Verwaltung und f i f ing von Zugnrs- 
rechten. 

[I] Manche Betriebssystemkeme beschränken sich sogar auf die Prozeß-/Prozessorven~altung. 

Betriebssystemaufgaben 
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Fehlerbehandlung Zur Fehlerbehandlung gehört die Erkennung und die Be- 
handlung von Hard- und Softwarefehlem. Typische Hardwarefehler sind zB. 
Speicherfehler oder unerwartete Interrupts. Sind diese Fehlerpemanent, so 
muJ z.B. die weitere Benutzung des fehlerhaften Speichers verhindert werden. 
Treten Fehler nur gelegentlich auf, so müssen solche Ereignisse für einepräven- 
tive Analyse protokolliert werden. Zu den Sofhyarefehlem gehören z.B. Fehl- 
adre~sierungen~ Speicherüberlauf oder auch unerlaubte Zugn~sversuche. Alle 
diese Fehler müssen abgefangen und durch Begrenzung der Störwirlcungsbreite 
die überlebensfähigkeit des Rechnersystems erhöht werden. 

Benutzerkommunikation. Hienu gehört zB. eine Kbmmandosprache oder all- 
gemein ausgedrückt, ein Man-Machine-Intetface sowie die notwendigen Dienst- 
programme. Dabei ist es von untergeordneter Bedeutung ob die Benutzemchnitt- 
stelle alphanumerisch, graphisch oder durch eine Menge von Funktionstasten 
realisiert wird1. 

Sprachimplementierung Hierunter wird die Bereitstellung einer hjzeitunter- 
stützung für höhere Programmiersprachen verstanden. Das sind alle die Primi- 
tivoperationen, aus denen komplexere Hochsprachenanweisungen zusammen- 
gesetzt werden müssen um die entsprechende semantische Wirlcung zu haben. 
Solche Hochsprachenanweisungen werden dazu von einem Compiler in eine ge- 
eignete Folge von Betiebssystemaufrufen übersetzt, wobei derAufruf entweder 
direkt oder indirekt über Compiler-spaifiche Bibliotheksprozeduren erfolgt. 

12.1.2.1 Echtzeitbetrieb und Parallele Prozesse 

Die Zerlegung von Softwaresystemen in gleichzeitig ausführbare Teilaufgaben ist 
charakteristisch für sehr viele Applikationen, insbesondere auch im Echtzeitbereich. 
"Gleichzeitig" kann dabei echt gleichzeitig oder quasigleichzeitig bedeuten. Da die ein- 
gesetzten "'von Neumadf-Rechner sequentiell arbeiten, ist für echte Gleichzeitigkeit 
ein Multiprozessorsystem Voraussetzung. Bei Einprozessorsystemen ist durch häufi- 
gen Wechsel zwischen den Teilaufgaben immer nur quasi-Gleichzeitigkeit gegeben. 
Die CPU arbeitet dabei für eine kurze Zeit einige Programmanweisungen der einen 
Teilaufgabe ab und wechselt dann unter Kontrolle des Betriebssystems zu einer 
anderen Teilaufgabe. Wenn dies häufig in kurzen Zeitabständen geschieht, werden 
alle diese Teilaufgaben im zeitlichen Mittel gleichzeitig, d.h. parallel oder konkurrie- 
rend bearbeitet. Solche parallelen Aktivitäten können unabhängige Teilaufgaben 

[I] Oft besteht das Mißverständnis, daß die Benutzerschnittstelle gieichbedeutend mit "Betriebssy- 
stem" sei. Dies drückt sich 2.B. in vielen Fachbüchern dadurch aus, daß ein Titel heißt "Das 
UNIX Betriebssystem", der Inhalt aber nur eine.Beschreibung der Kommandosprache und 
einiger Hiifsprogramme abdeckt. 

Echtzeitbetrieb und Parallele Prozesse 
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sein. So kann z.B. in Mehrbenutzersystemen jedem Terminalbenutzer eine Teilauf- 
gabe zugeordnet sein, d.h. der Rechner wird von mehreren Benutzern (quasi)gleich- 
zeitig benützt (Timesharing). Andererseits kann die Bearbeitung kooperierender 
Teilaufgaben durch die Prozessor(en) eine oder mehrere komplexere Gesamtaufga- 
ben bewältigen. Die Programme zur Bearbeitung der Teilaufgaben sind deshalb ei- 
genständig gleichzeitig oder quasigleichzeitig auf einem Rechnersystem ablauffähig. 
Die erforderlichere Unterstützung, wie z.B. das Prozessormuitiplexen, die Synchro- 
nisation und die Kommunikation muß vom Betriebssystem bereitgesteiit werden1 
(siehe Bild 3.12). 

Ein Betriebssystem für Multiprozessoren enthält dabei aile Funktionalitäten eines 
entsprechenden Betriebssystems für ein Einprozessorsystern. Zusätzlich muß das 
Multiprozessorbetriebssystem die echte Parallelität von Abläufen richtig koordinie- 
ren und möglicherweise verteilte Daten richtig verwalten. Als Minimalerfordernisse 
sind hier Funktionen zur Prozessorsynchronisation und zum Nachrichten- bzw. Da- 
tenaustausch zwischen Prozessoren zu nennen. Wegen der großen Vielfalt von Md- 
tiprozessorsystemen muß die Entwicklung zunächst ein abstraktes Hardware-unab- 
hängiges Architekturmodeii definieren, danach die logische Struktur des Betriebssy- 
stems entwerfen und die benötigten Betriebssystemdienste und deren Verfügbarkeit 
auf den einzelnen Prozessoren definieren. 

12.2 Grundaufgaben von Betriebssystemen 

12.2.1 Prozeßverwaltung 

12.2.1.1 Prozeßdefinition 

Die Grundausfühningseinheit ist die eigenständige Teilaufgabe, die hier als Task 
oder ProzeB bezeichnet werde2. Zur Bearbeitung eines Prozesses benötigt der Pro- 
zessor den (Programm)Code und die zugehörigen Daten. Da Prozesse von der Be- 
triebssystem-Software verwaltet werden, müssen Prozeß-beschreibetzde M e n  defi- 

[I] siehe hierzu auch Kapitel 3 
[2] Die Begriffe Tmk und Pmzeß werden in der Literatur uneinheitlich verwendet. Hier sindTask 

und Prozeß Synonyme für die hier definierten Objekte. 
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Prozeß wurde die CPUzugeteiltl', 'der ProzeJ besitzt die CPV" oder e i n . h  "der 
~mrß  läuft"'. Nur Prozesse im Zustand laufend beampmchen explizit CPU- 
Zeit. 

Im Zustand bereit wartet der Prozeß auf  die Zuteilung h Prozessors ciurch 
den Scheduler bzw. Dispatcher des Betriebssystems. Alle Voraussetzungen fur 
den erstmaligen Start oder die Fo@hmng des Prozesses sind dabei erfullt. 

Im Zustand wartend wartet der Prozeß auf die Erj'iillurzg einer oder mehivrer 
Vormsehungen für die weitere Bearbeitung seiner Aufgabe. Ein einfaches Bei- 
spiel wäre der Empfang des nächsten Zeichens von der Tmtatur eines Temti- 
nals. 

Im Zustand ruhend ist der Prozeß im Rechnersystem drifiniert (existent), aber 
es liegt noch kein B e m a n  CPU-Zeit vor, 

Neben der Festlegung der möglichen Prozeßzustände, ist die Festlegung der er- 
laubten Übergänge von einem Zustand in den Folgezustand und die Bedingungen, 
unter denen der Übergang erfolgen kann, ein wesentlicher Spezifikationsschritt. Irn 
ProzeJ-Zwtanh-übergangsdiagramm in Bild 12.5 ist festgelegt, daß ein noch nicht 
existierender Prozeß erzeugt werden kann und nach der Erzeugung den Zustand 
ruhend einnehmen soll. Erst nach einer Startanfordmng erfolgt ein Zustandswechsel 
in den Zustand bereit, in dem der ProzeB auf die Zuteilung der oder einer CPU durch 
das Betriebssystemwartet. Erst wenn das Betriebssystem eine CPU zuteilt (dkpafch), 
geht der Prozeß in den Zustand laufend über. Davor ist erforderlich, daß ein vorher 
laufender zweiter Prozeß terminiert, aus dem System entfernt wird (Prozß Iöschen), 
wegen eines Wartegmnds in den Zustand wartend übergeht oder daß ihm vom Be- 
triebssystem vorzeitig, d.h. vor Beendigung seiner Aufgabe, die CPU entzogen wird 
(preempt). Der ~reempt-Übergang ist typisch für die meisten Echtzeit-BetRebssyste- 
me, da dadurch die Möglichkeit eröfiet wird, höher priorisierten Prozessen schnell 
die CPU zuzuteilen, auch wenn möglicherweise ein rechenintensiver Prozeß niedri- 
gerer Priorität bereits läuft. Während die Übergänge dispatch undpreempf vom je- 
weiligen Prozeß nicht direkt beeinflußbar sind, werden die Übergänge Prozß erze@- 
gen, Startanforderung, ProzeJ? löschen, terminieren und warten auf expliwt durch Be- 
triebssystemdienste ausgelöst oder in unmittelbarem Zusammenhang mit Betriebs- 
systemdiensten durchgeführt, 

[I] Es ist üblich, einen Prozeß als agierendes Objekt zu betrachten, das z+B. den Prozessor benützi, 
auf den Prozessor wartet usw., auch wenn dies kausal falsch ist. Dies entspricht aber besser der 
Sicht des Anwenders eines Rechner- und Betriebssystems. 
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Taskkontrollblöcke gleichzeitig in zwei einfach ver- 
kettete Listen eingefügt. Jede Liste wird durch einen 
global bekannten Kopheiger (Pointer) aufgefunden. 
Der Pointer TCBHD (Task-Control-Block-Head- 
Pointer) zeigt auf den ersten TCB der Liste, dessen 
Element TCBALL auf den nächsten TCB der Liste 
zeigt1. Dies setzt sich fort, bis keingültiger Verweis auf 
einen Nachfolger mehr vorhanden ist. Diese Liste 
heißtAll-Task-List, da sie die TCBs aller im System be- 
kannten ~ d k s  enthält. 

~ i e  Geite Liste in Bild 12.6 beginnt mit dem global 
bekannten Kopfzeiger READYHD (Ready-Head- 
Pointer). READYHD zeigt auf den ersten TCB einer 
Liste von TCBs, dessen Element TCBRiWlY (mögli- 
cherweise) auf eine Nachfolgetask zeigt. Auch dies Bild 12.6: All-Task-List und 
setzt sich fort, bis kein weiterer gültiger Verweis mehr Ready-Queue "On 

existiert. Alle TCBs dieser Liste gehören zu den Tasks des Systems, die im Zustand 
bereit sind. Deshalb heißt diese Liste auch ReadyLrSt oder, da alle diese Tasks auf die 
CPU warten (siehe Bild 12.5), auch ~ e a d ~ - ~ u e u e ~ .  

So wie hier die Ready-Queue alle Tasks im Zustand bereit aufnimmt, können 
weitere Listen die Prozesse (oder Tasks) in den übrigen Zuständen aufnehmen. 
Nachdem jede Task in mindestens einer Liste enthalten sein muß, körnte auch auf 
eine eigene All-Task-List verzichtet werden, wenn eine Dormant-List (Zustand 
ruhend) vorgesehen wird. Auch dies ist eine Entwurfsentscheidung eines Betriebssy- 
stementwickiers unter Abwägung aller Vor- und Nachteile der Alternativen. 

Unter Zugrundelegung einer Listenstniktur können einige der Betriebssystem- 
dienste zur Prozeßvenvaltung definiert werden: 

CREATE-PROCESS erzeugt einen Proze~kontrollblock, reiht ihn in die Liste 
aller bekannten Prozesse und in die Dormant-List ein, initidisiert die Prozeß-be- 
schreibenden Elemente des PCBs, wie z.B. die hzeßpn'on'tät, einen systemweit 
eindeutigen Fruze@kenner, die S t a r t d s e  des Prog~ammcodes ... und stellt die 

[I] Künftig sei auch die Sprechweise "zeigt auf die nächste Task'' oder "zeigt auf den nächsten 
Prozeßt' erlaubt, wenn eine Verzeigerung von einem W B  bzw. PCB zum nächsten erfolgt. 

[2] Queue = Schlage, Reihe 

- 

Prozeßvenvaltung 
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notwendigen Speicherbereiche @.B. Stack) bereit. Fdk e$or&rlich, wird das 
Prozeß-Image von einem Sehndärspeicher geladen. 

START-PROCESSfügt einen Prozeß in die Ready-Queue ein und entfernt ihn 
aus der Dormant-List. Da üblicherweise bereits mehrere Prozesse auf die Zutei- 
lung der CPU warten, werden Kiiterien für die Listenordnung benötigt. Ein ein- 
faches, in Echtzeit-Betriebssystemen typischerweise angewandtes Ordnungssche- 
ma ist die Sortierung nach absteigenden Prioritäten vom Listenanfang zum Li- 
stenendel, 

DELETE-PROCESS entfernt einen ProzeJ3 aus allen Listen, insbesondere aus 
der All-Process-List und gibt alle noch möglicherweise für &n Prozess reservier- 
ten Ressourcen wiederfrei. 

12.2.1.4 Scheduling und Dispatching 

Mit Scheduling wird die Aufstellung einer Bearbeitungsreihenfolge der Prozesse 
im Zustand bereit bezeichnet. Die hierfür zuständige Betriebssystem-Komponente 
heißt Scheduler. Der einfachste Fail in Echtzeit-Betriebssystemen besteht im Einfü- 
gen eines PCBs in eine bestehende Ready-List oder Ready-Queue. Dabei wird der. 
neu eingefügte PCB unmit- 

.d I I 

rung in den Zustand bereit Bild 12.8: ... und Scheduling mit Priorität 4 

telbar vor dem PCB des Pro- 
zesses eingefügt, der eine 
niedrigere Priorität besitzt. 
Damit wird erreicht, daß 
Prozesse höherer Priorität 
vor Prozessen niedrigerer 
Priorität eingeordnet sind 
(Prioritätsordnung) und daß I 

I 
Bild 12.7: Start eines Prozesses der Priorität 4 ... 

[I] Ein anderes Ordnuugskriterium wäre z.B. die Beibehaltuug der Ankunftsreihenfolge. 

Prozesse gleicher Priorität in 
der Ankunftsreihenfalge sor- 
t iert  bleiben (FIFO- 
Ortdnung). Dies ist in den 
Biidern 12.7 und 12.8 veran- 
schaulicht. Der ruhende 
Prozeß mit der Priorität 4soll 
aufmnd einer Startanforde- 

Scheduling und Dispatching 
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überführt werden. Dazu muß 
der Scheduler den PCB 
dieses Prozesses aus der 
Dormant-List entnehmen 
und in die Ready-List vor 
dem Prozeß mit der Priorität 
2 einfügen. I I 

8-88 PCB PCB PCB 

Die eigentliche Bearbei- I Bild 12.9: Preemption des Prozesses mit Prioriiät 4 ... 
tung eines Prozesses wird I I 
durch die Betriebssystem- 
komponente Dispatcher ver- 
anlaßt. Der Vorgang wird 
Dispatching genannt. D e r  
Dispatcher entnimmt den 
Prozeß am Kopf der Ready- 
List und teilt ihm die CPUzu. 
Dies ist in den Bildern 12.9 Bild 12.10: ... Dispatching des Prozesses mit Priorit. 9 

und 12.10 veranschaulicht. Ein Prozeß der Priorität 4 werde augenblicklich von der 
CPU bearbeitet. Dies ist daran erkenntlich, daß dessen PCB durch den Current PRC- 
Pointer referenziert wird. Dieser globale Pointer zeigt auf den augenblicklich laufen- 
den Prozeß. Zwischenzeitlich soll eiq Prozeß mit der höheren Priorität 9 lauf/hig ge- 
worden seinund bereits am Kopf der Ready-List vom Scheduler angeordnet sein. Der 
dem Scheduler nachfolgende Dispatcher erkennt, daß der Current Process eine nied- 
rigere Priorität als der Prozeß am Anfang der Ready-List hat, und fügt deshalb den 
bisher laufenden Prozeß unmittelbar vor dem Prozeß der Priorität 2 in die Ready- 
List ein. Damit wird diesem Prozeß die CPU vorzeitig entzogen (Preemption). 
Schließlich wird der Prozeß mit der Priorität 9 vom Listenanfang entfernt und an den 
Current PRC-Pointer "angehängt". Er wird dadurch der aktuell laufende Prozeß. 

Die bisherigen Erläuterungen beschreiben die Ve~>altungsoperationen beim Sche- 
duling bnv. Dispatching. Zusätzlich ist noch erforderlich, dem bisherigen Prozeß 
"realtt die CPU zu entziehen und die CPU zur Bearbeitung des Programm-Codes des 
nachfolgenden Prozesses zu veranlassen. Zu diesem Zweck werden typischerweise 
periodische Interrupts durch einen Hardware-Timer genutzt. Als Folge davon wird 
jeder Applikationsprozeß unterbrochen und der Scheduler als Interrupt-Handler ak- 
tiviert. I .  folgenden wird der Hardware-Kontext des unterbrochenen Prozesses (Pro- 

Prozeßveiwaltung 





Grundaufgaben von Betriebssystemen 293 

; Hauptprogramm ... 
CALL Kaese ... 

; Prozedur Kaese 
Kaese PUSH BP ; Prozedur Prolog 

MOV BP,SP ; 
PUSH BP ; 

7 

.; Prozedurkörper 
9 

MOV SP,BP ; Prozedur Epilog 
POP BP ; 
RET 9 

Der Prozedur-Prolog sichert das Basepointer-Register BP und den Stackpointer 
SP auf dem Stack. Innerhalb desProzedurkörpers kann der Stackpointer beliebigver- 
ändert werden, da das BP-Register noch den alten Stackpointer-Inhalt als Kopie 
enthält. Der Prozedur-Epilog restauriert den alten Stackpointer, den alten Inhalt von 
BP und kehrt zum aufrufenden Hauptprogramm zurück, da der Stack die Rück- 
sprungadresse enthält. 

Das beabsichtigte Multitasking innerhalb eines PASCAGProgramms kann damit 
einfach realisiert werden: 

Soll eine Prozedur zur Tmk werden, so mufljür sie eine eigene Köpie des Aufncf- 
stacks als Prozedur-lokaler bzw. jetzt Tmk-lokaler Stack angelegt werden. 

Der minimale Hardware-Kontext besteht aus dem Inhalt des Basepointer-Regi- 
sters BP, das auf den Tmk-lokalen Stack zeigt. Ei ist in einem Tmkkontroll- 
block abzulegen. 

Der komplette Multitasking-Kern ist in Beispiel 12.1 wiedergegeben. Er besteht 
aus den Komponenten: 

Definition des TmWEontrollblocks und der möglichen Tmkzustände. 

Die Prozedur Fork erzeugt und initialisiert einen neuen TCB, flgt ihn in die 
(zyklische) Liste aller TCBs ein und legt einen Tmk-Stackbereich an. Die etfolg- 
reiche Taskerzeugung wird durch die globale Vzriable CHILD-PROCESS = 
TRUE angezeigt. Die Handhabung des Stacks ist in Bild 12.11 erläutert. 

Die Prozedur TaskSwitchfuhrt einen Taskwechel durch. Dazu wird da BP- 
Register im TCB der bisherigen Task abgelegt, &r TCB in die Tmkliste einge- 
flgt, eine neue Tmk ausgewählt und dm BP-Re@ter mit dem im TCB abgeleg- 
ten Wert geladen. Das PASCAL END-Statement schließt den Taskwechel ab. 

Prozeßvewaltung 
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CONST 
task stack-slze = 256; 

TYPE- 
task-state = (ready,waiting,running); 
tcbptr = "tcb; 
tcb = RECORD 

link : tcbptr; { list pointer ) 
bptr : INTEGER; { BP storage } 
state : task state; 
ld : BYTE { task ident) 

END; 
I 
VAR 

1 
current-task, { current task pointer ) 
new tcbgtr, tempgtr : tcbptr; 
stk, bp, framegtr, next-id, I : INTEGER; 
childgrocess : BOOLEAN; 
I 1 
PROCEDURE Fork; 
{ creates new task if sufficient room on TURBO'S stack 

1 
BEGlN 
childgrocess : = FALSE; { prepare for task creation 

failure 1 
IF ((framegtr C 0) OR (framegtr >' 

2Yask-stack-slze)) 
THEN 

BEGIN enough room for task stack ) 
INLINE{$as/$26/stk); { get 80xx stackpointer ) 
current-taskA .bptr : = stk+2; { save 80xx base 

pointer ) 
NEW(new-tcbgtr); { inseri new tcb behlnd 

current task ) 
new-tcbgtrA.link : = current-taskA.link; 
current-taskn.link : = new-tcbgtr; 
new-tcbgtr ".state : = running; 
n e w d  : = next-id + 1; 
new-tcbgtr" .id : = next-id; 
current-task ".state = ready; 
FOR i : = 1 T0  4 D0 { fill in child's stack frame ) 
mem[sseg:framegtr - 5 + i ] : = mem[sseg:stk + i+ll: 

bp : = frame tr - 4; 
INLINE($~B/$E~~~): { setpxx base page polnter 

framegtr : = framegtr - tisk-stack-size; 
current-task : = new-tcbgtr; { return from fork as 

new task ) 
childgrocess : = TRUE; { task creation succsssfui 

I 
END 

J 

ELSE 
BEGlN 

WRii'ELN('FATA1: insufficient room on stack'); 
Halt 

END; {END 1F 
END; {END Forki 

~ROCEDURE TaskSwitch; { select new task and dii- 
patch to CPU ) 

BEGIN 
childgrocess : = FALSE; { no new task created, reset 

task creation flag } 
IF current-taskn.link C > current-task 
THEN 

BEGiN 
INLINE($89/$26/stk); { get 80xx stackpointer } 
current-taskn.bptr : = stk+2; { save 80xx base 

pointer ) 
tempgtr : = current task; 
WHILE (tempgtr ".hkn.state c > ready) D0 
tempgtr : = tempgtr ".link; 

current-task : = tempgtr ".link; 
current task ".state : = runnina: 

V. 

bp : = Current task" .bptr; 
INLINE($~B/$%.~I~); { set 80xx base pointer } 

END 
ELSE 
BEGlN 
writeln('Fata1 Error: only one task existing ...') ; 
halt 

END; {END IF) 
END; {END TaskSwitch) 

t 1 
PROCEDURE Relinquish; { voluntary release of CPU } 
BEGIN . 
current-task ".state = ready; 
TaskSwitch 

END; {END Rellnquish) 

PROCEDURE Init-Kernel; { inltializes multltasking ' 
kernal ) 

BEGIN { and creates main program as root task ) 
framegtr : = $FFFE; { set top of ali task stack 

frames ) 
next id : = 0: 
NEW~~~W-tcbgtr); 
current task : = new tcbgtr; 
currentItask ".link :E current task; { cyclic llst of 

Gb's 1 
current-taskA.state : = running; ' 
current taskA.id : = next id; 
framejtr : = framegtr -Task stack size;{ allocate 

3ack fiame of root ) 
END; {END lnit-Kernet) 

I I 

Beispiel 12.1 : PASCAL Code des Muititasking-Kerns 

Die Prozedur Relinquish löst explizit einen Taskwechsel aus, da hier kein 
nmer zu diesem Zweck vorgesehen wurde. 

InitKernel initialisiert die Datemtrukturen des Multitasla'ng-Kerns. 

Ein triviales Multitasking-Programm ist in Beispiel 12.2 wiedergegeben. Der Mul- 
titasking-Kern wird beim Compilieren inkludiert. Vor dem Hauptprogramm werden 
vier Prozeduren deklariert. Das Hauptprogramm initialisiert zunächst den Kern und 
erzeugt mit fork eine weitere Task. Fork wirkt wie eine Programmaufspaltung, d.h. 

Ein einfaches ~ultitasking-Beispiel 



I I 

Beispiel 12.2: Anwendung des Multitasking-Kerns 
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fork kehrt im dargestellten Pro- 
grammtext zweimal ins Hauptpro- 
gramm zurück! Einmal im Kontext der 
neuen Task, wobei childqrocess = 

TRUE ist und einmal im Kontext der 
durch Init-Kerne1 erzeugten Root- 
Task, in deren Kontext das Hauptpro- 
gramm weiterläuft. Im Kontext der 
neuen Task wird die Prozedur task-1 
ausgeführt, die ihrerseits eine weitere 
Task mit fork erzeugt. Ein Taskwech- 
selwird in diesem Beispiel immer dann 
ausgeführt, wenn eine Task den Be- 
tdebssystemdienst Relinquish au£ru£tl 
und damit freiwillig die CPU abgibt. 

PROGRAM Multitasklng; 
{$I tskswtch.inc} 
PROCEDURE task 4; 
VAR I : INTEGER- 
BEGIN 
I:= 300; 
REPEAT 
I:= 1 + 1; 
GotoXY(20,20); 
Writeln(Con,'Task 4: 1 =',I); 
Relinqulsh; 
UNTlL FALSE; 

END; 
{END task-4} 
PROCEDURE task 1; 
VAR I : INTEGER- 
BEGIN 
fork; { task-1 forks another task 

if childgrocess then task-4; 
I:= 0; 

[I] relinquish = verzichten auf, das Recht abtreten 

T 
- frarnegtr (task X) 

task-stack-size 

arn 
V 0  - frarnegtr (task y) 

I I 
! ! 

REPEAT 
I:= 1 + 1; 
GotoXY(1 ,I); 
Writeln(Con,'Task 1: I= ',I,' 

'1; 
Relinqulsh; 
UNTlL FALSe 

END; 
{END task 1) 
PROCEDURE task 2; 
VAR I : INTEGER- 
BEGIN 
I:= -100; 
REPEAT 
I:= 1 + 1; 
GotoXY(50,l); 
Writeln(Con,'Task 2: I=',I); 
Relinquish; 
UNTlL FALSE; 

END; 
{END task-2) 

i I 

T 
.- frarnegtr (last task) 

new task-stack-size 

PROCEDURE task 3; 
VAR I : INTEGER; 
BEGIN 
I:= 300; 
REPEAT 
I:= 1 + 1; 
GotoXY(1,20); 
Writeln(Con,'Task 3: 1 =',I); 
Relinquish; 
UNTlL FALSE; 

END; 
(END task-3) 

BEGIN 
ClrScr; 
lnit Kemel; 
fork; 
if childgrocess then task-1; 
fork; 
if childgrocess then task-2; 
task-% 

END. 

I I I 

Bild 12.1 1 : Zur Task-Erreugung durch fork 
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12.2.2 Weitere Grunddienste 

12.2.2.1 Prozeßsteuerung 

Die eingeführten Grundkonzepte zur Prozeßvewaltung lassen sich leicht erwei- 
tern. Einfache Erweiterungsbeispiele sind die Dienste: 

Mit SUSPEND-PROCESS wird ein Prozeßfür eine unbestimmte Zeit angehal- 
ten und zu diesem Zweck der PCB in eine zugeordnete Warteschlange eingefügt. 
Der Prozeß-Zustand wird "'suspended'. 

Der komplementäre Dienst UNSUSPEND-PROCESSführt einen ""suspended' 
Prozeß wieder in den Zustand ""bereit" über. 

Während SUSPEND-PROCESS von einem Prozeß für sich selbst und für andere 
Prozesse anwendbar ist, kann ein Prozeß UNSUSPEND immer nur auf andere Pro- 
zesse anwenden. 

Mit SET-PROCESS-PRIORITY kann die Priorität eines Prozesses verändert 
werden. Falls im PCB Einschränkungen der möglichen Prioritätswerte vorgese- 
hen sind, kann der neue Prioritätswert gegen den erlaubten Wertebereich geprüft 
und ggf. die Veränderung verweigert werden. 

Mit RELINQUISH kann ein Prozeßfreiwillig die CPUabgeben. Der Scheduler 
erhält so eine zusätzliche Möglichkeit, die Prozesse zu überprüfen und erforderli- 
chenfalls einen Prozeßwechsel vorzunehmen. 

12.2.2.2 Poolverwaltung 

Ein Pool ist ein Vonat einheitlicher Objekte in einem System. Ein typisches Bei- 
spiel ist ein Vonat von freien Speicherblöcken fester Größe. Betriebssystemproze- 
duren oderlund Prozesse können sich durch die Poolverwaltungsdienste freie Pool- 
elemente zuteilen lassen (anfordern) und ggf. nicht länger benötigte Poolelemente 
wieder an den Pool zurückgeben. Dies wird sehr häufig benützt, um einem Prozeß 
einen Speicherblock als DatenpuEer vorübergehend zur Verfügung zu stellen. Die 
hierfür verfügbaren Betriebssystemdienste umfassen mindestens 

ALLOCATE_POOL-ELEMENT zur Anfordencng eines Poolelements durch 
einen Prozeß 

und 
RELEASE-POOL-ELEMENT zur Freigabe eines nicht mehr benötigten Pool- 
elements durch einen Prozeß. 

Die Verwaltung der Poolelemente kann auf verschiedene Weise durchgeführt 
werden. Als eine Möglichkeit sei lediglich die Verwaltung als Liste erwähnt. So kann 
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z.B. beim Start eines Rechners während der Initialisierungsphase des Betriebssystem 
eine Freispeichersuche durchgeführt und ein Teil des Freispeichers in Pools aufge- 
teilt werden, aus denen während der operativen Betriebsphase die Anforderungen 
der Prozesse bedient werden. 

12.2.3 Prozeßsynchronisation 

12.2.3.1 Kritische Abschnitte 

in Multitasking-/Multiprocessing-Systemen arbeiten viele Prozesse bzw. Tasks 
konkurrierend oder auch kooperierend nebeneinander echt oder quasi glei&zeitig. 
Durch die Scheduler-Dispatcherfunktion des Betriebssystem werden die Prozesse 
im ständigen Wechsel ausgeführt. Scheduler-Pispatcherzyklen werden durch perio- 
dische Timer-Interrupts, durch UO-Interrupts oder in der Folge von Betriebssystem- 
dienstaufrufen ausgelöst. In aller Regel ist nicht vorausbestimmbar, wann aus Sicht 
eines einzelnen Prozesses ein Prozeßwechsel stattfinden wird. Als Konsequenz sind 
die Zeitbeziehungen der Nebenläufigkeiten nichtdetemzinisttkch und nicht reprodu- 
zierbar. Wenn immer zwei oder mehrere Prozesse Systemressourcen gemeinsam 
nutzen, können Benutzungskonflikte entstehen. Dies ist typischemeise bei Ressour- 
cen der Fall, auf die nicht nur lesend, sondern auch schreibend zugegriffen wird. Dazu 
gehören globale oder gemeinsam benützte Datenstnikturen, Listen, Warteschlangen 
oder Ein-IAusgabegeräte. Charakteristisch dabei ist, daß die Manipulation solcher 
Ressourcen im Normalfaii mehr als einen Z u m ,  d.h. mehrere Befehle erfordert, 
bevor wieder ein konsistenter Zustand erreicht ist. Aufgrund der Nichtvorhersagbar- 
keit eines Prozeßwechsels kann nicht ausgeschlossen werden, daß dieser gerade 
während der Manipulation einer solchen kritischen Ressource erfolgt. Die betroffe- 
ne Ressource bleibt dann in einem inkonsistenten Zustand. Falls der durch den Pro- 
zeßwechsel aktiv gewordene Prozeß in diesem Zustand ebenfalls die Ressource zu 
benützen versucht, ist das Ergebnis nicht vorhersagbar und in aller Regel fehlerhaft. 

Konsistente Manipulation gemeinsam genutzter Ressourcen ist nur dann gewähr- 
leistet, wenn Zugriffswechsel nur dann erfolgen, nachdem eine Ressource wieder 
einen konsistenten Zustand erreicht hat1. Dani müssen alle Operationen, die einen 
konsistenten Zustand in einen anderen konsistenten Zustand überführen, unteilbar 
oder atomar ausgeführt werden. Die Folge von Programmschntten, die dies bewäi- 

[I] siehe hierzu auch Abschnitt 8.3.5.2 

Prozeßsynchronisation 



Dieses Problem ist auch im Beispiel 12.3 ersichtlich. In beiden PASCALPro- 
grammen wird die globale Variable n zehn mal durch die Prozedur incr inkremen- 
tiert. Im linken Programm wird diese Prozedur zweimal sequentiell aufgerufen. Jeder 
Lauf dieses Programms ergibt immer dasselbe korrekte Resultat. Im rechten Pro- 
gramm wird incr durch die COBEGIN..COEND-Klammerung zweimalparallel aus- 
geführt. Wiederholte Läufe dieser Programmversion ergeben unterschiedliche, mei- 
stens falsche Resultate. Die Ursache liegt imluitischen Programmabschnitt n: = n + 1, 
der aus mehreren Maschinenbefehlen besteht und von Prozeßwechseln zwischen den 
beiden Inkarnationen von incr unterbrochen wird. 

Betriebssysteme müssen deshalb zur Lösung des Problems der kritischen Ab- 
schnitte Syn~hronfi~onsdienste bereitstellen, durch die verhindert werden kann, daß 
sich mehr als ein Prozeß in einem kritischen Abschnitt aufhält. Daneben sind Syn- 
chronisationsmechanismen erforderlich, mit denen die Ausführung eines Prozesses 
auf die Bereitstellung von Dienstergebnksen synchronisierbar ist. Ein typischer Fall 
wäre, wenn ein Prozeß einen UO-Auftrag an das Betriebssystem abgibt und von 
diesem in einen Wartezustand versetzt wird. Nach Abwicklung des UO-Auftrags 
würde der Prozeß aus dem Wartezustand entlassen und so implizit auf die UO-Fer- 
tigstellung synchronisiert werden. 
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12.2.3.2 Semaphore 

Zur Lösung des Synchronisationsproblems und der Sicherung kritischer Abschnit- 
te durch mutual exclusion stehen zahlreiche Möglichkeiten mr Verfügung. Hierzu 
gehören 

Semaphore 

tigt, heißt kritischer Abschnitt oder 
la'tkche Region (critical region). 
Kritische Abschnitte müssen se- 
quentiell durchlaufen werden. 
KeinezweiProzesse,diedenselben 
kritischen Abschnitt besitzen, 
dürfen sich gleichzeitig in diesem 
kritischen Programmabschnitt be- 
finden. Diese Forderung wird mit 
mutual exclusion oder gegenseiti- 

program increment; 
{ sequentiai increment } 
wnstm = 10; 
var n : integer; 

procedure incr; 
var i : integer; 
begin 
f o r i : = 1 t o m d o n : = n + I ;  

end; 

begln (* main *) 
n := O; 
incr; 
incr; 
writeintthe sum is ',n) 

end. 

Beispiel 12.3: kritischer Zugriif auf globale Variable gern Ausschluß bezeichnet. 

program increment; 
{ wncurrent increment ) 
wnst m = 10; 
var n : integer; 

procedure incr; 
var i : integer; 
begin 
f o r i : = l t o m d o n : = n + l ;  

end; 

begin (* main *) 
n:=  O; 
wbegfn 

incr; 
incr; 

wend; 
writein('the sum is ',n) 

end. 
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V(S):IF Semaphorwarteschlange nicht leer 
THEN 

aktiviere Prozeß am Listenanfang 
ELSE 

S:=  S + 1  
FI; 
der auslösende Prozeß läuft weiter 

Nach Rückkehr aus dem Semaphordienst WMT kann ein 
Prozeß seinen kritischen Abschnitt durchlaufen. Das Verlas- 
sen des kritischen Abschnitts signalisiert dieser Prozeß durch 
den Aufruf des komplementären Betriebssystemdienstes 
SIGNAL(RESS0URCE-A). SIGNAL führt die Operation V 
auf der Semaphorvariablen S aus. SIGNAL kehrt in jedem Fall 
zum aufrufenden Prozeß zurück. Falls ein anderer Prozeß auf 
die Erlaubnis zum Eintritt in den kritischen Abschnitt wartet, 
also in der zugeordneten Semaphorwarteschlange eingereiht 
ist, wird dieser durch SIGNAL wieder in den Zustand bereit 

prograrn increment; 
{ concurrent increment ) 
wnst m = 10; 
type semaphor = integer; 
var n : integer; 

rnutex : sernaphor; 

procedure incr; 
var i : integer; 
begin 
fori:= 1 torndo 

begin 
wait(rnutex); 
n : =  n + 1; 
signal(rnutex) 

end; 
end; 

begin (* main *) 
n:= 0; 
cobegln 
incr; 
incr: 

coend; 
writeln('the surn Is ',n) 

end. 

Beispiel 12.4: Schutz 
kritischer Abschnitte 

mit Semaphor 

überführt. Dessen WAIT-Auhf kehrt damit zumProzeß d c k ,  d.h. nach Rückkehr 
aus WAIT ist die kritische Region immer zugreifbar. 

Wird das concurrent increment-Programm von Beispiel 12.3 um WAlT und 
SIGNAL ergänzt, so erzeugt dieses bei wiederholtem Aufruf immer das korrekte Er- 

gebnis (siehe Beispiel 12.4). 
Status 

Eine einfache Implementierungsmöglichkeit von Sema- 
phoren besteht in der Bereitstellung eines Semapho~oob 

C-~aii (siehe Bild 12.12). Ein Semaphorpoolelement besteht dort 

rGG4 aus der eigentlichen Zählvariable Count, dem Anfangs- bzw. 
Endezeiger Q-Head und Q-Tail fur 
die Semaphorwarteschlange und dem 
Status, der z.B. eine benütztlfrei- 
Kennung für das Poolelement auf- 
nimmt. Vor der Sicherung eines kriti- 

schen Abschnitts muß mit einem ASSIGNSE~MAPHORE- 
Dienst ein Semaphorpoolelement reserviert werden. 
ASSIGN-SEMAPHOR liefert einen Semaphorkenner, z.B. 

Bild 12.12: Semaphorpool die Elementnummer, die künftig als Argument für W m  
und SIGNAL nutzbar ist. Bei der Rese~ening  eines Sems- 

Semaphore 
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werden nach der vorstehenden 
LBild 12.13: Interprozeßkommunikatbn Ober I 

von Pund vmit "1" initialisiert. Zählende Se- FIFO-Puffer 
maphore (counting semaphore) können mit beliebigen Werten > = 0 initialisiert 

1 werden . 

phoren muß dieser auch initialisiert werden. 
Binäre Semaphore (MU'iEX-Semaphor) 

Zahlende Semaphore werden gern als RessoucenzähIer eingesetzt. Dies sei am 
Beispiel des klassischen Producer-Consumer-Problems erläutert (siehe Bild 12.13). 
Ein Prozeß Producer erzeugt Daten (z.B. Meßwerte), die von einem zweiten Prozeß 
Consumer weiterverarbeitet werden sollen. Die Dateniibergabe soll über einen 
FIFO-Puffer begrenzter Länge erfolgen. Das zu lösende Synchronisationsproblem 
lautet dabei: 

Der Producer kann neue Daten im Puffer ablegen, wenn mindestens ein w e r  
Platz ve@gbar ist. Andernfalls mu$? er warten, bk freier Platz ve+gbbar wird 

Puiier 

( P ' O d u c e m  ansumer 

Der Consumer kann Daten entnehmen, wenn mindestens ein &ffeqlah Daten 
enthält, andernfalls muß er warten. 

- - - 

program producerconsurner; 
const bufferlength = 5; 
type semaphore = lnteger; 
var messages : semaphore; (* counting *) 

places : semaphore; (* counting *) 
mutex : semaphore; (* binary *) 
buffer : array[i ..bofferiength] of Integer; 

procedure produce; begln { someactivlty ) end; 

procedure consurne; begin ( someaoiiviiy ) end; 

procedure producer; 
var Ca : lnteger; 
begin 
I:= 0; 
reDeat 
produce; 
wait places); 
wait[mutex)- 

i : = (i + lj; (* cyclic buffer *) 
if i = bufferlength + 1 then i : = 1; 
buffer[l] : = I; (* append *) 

Signal mutex); 
nignaI[messages): 

until false 

Beispiel 

1 end; I 
procedure consumer; 
var j, b : integer; 
begin 
I:= 0: 

walt(mutex); 
j : = j + 1; (* cyclic buffer *) 
if j = bufferlen th + 1 thenj:= 1; 
bufferlil : = 0: Q* take *) 

Gnsume 
until false; 

end; 

begin (* maln program *) 
messages : = 0; 
places : = bufferlength; 
mutex :=I; 
cobegin 
producer; consumer 

wend 
1 end. 

Anwendung zählender Semaphore 

[I] Die Manipulation des Semaphoren ist selbst ein kritischer Abschnitt. 1 .  Einprozessorsystemen 
kann dieser durch zei~eises Abschalten des interruptsystems ununterbrechbar gemacht 
werden. in eng gekoppelten Multiprozessorsystemen werden dazu spezielle TEST-AND-SET- 
Semaphorbefehle besnötigt (siehe Germ auch Abschnitt 8.3.5). 

Prozeßsynchronisation 
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wait for: anfordernde Prozesse warten, fdk eine benötise Ressource nicht ver- 
ji2gbar ist. Bereits belegte Ressourcen werden nichtfreigegeben. 

no preemption. belegte Betriebsmittel können nicht voneitig oderzwangsweise 
freigegeben werden. 

Diese drei Voraussetzungen sind meistens erfüllt, so daß ein System Deadlock-ge- 
fährdet ist. Ob und wann der Deadlock aktuell eintritt, kann nicht vorausgesagt 
werden. Er kann, muß aber nicht eintreten. Dies wird in Bild 12.15 verdeutlicht. Die 
Koordinatenachsen geben die Rechenzeit der Prozesse 1 und 2 an. Die vier Zeitmar- 
ken an jeder Koordinatenachse kennzeichnen die Zeitpunkte, ab denen jeder Prozeß 
die Ressourcen A und B benötigt bzw. wieder freigibt. Die mit Ressource A bnv. B 
bezeichneten Rechtecke kennzeichnen die Zeitbereiche, in denen beide Prozesse 
diese Ressource gleichzeitig benötigen. 
Der Überschneid~n~sbereich kenn- 
zeichnet die Zeiten, bei denen jeder 
Prozeß beide Ressourcen gleichzeitig 
benötigt. Die eingezeichneten Poly- 
gonzüge stellen drei denkbare zeitliche 
Entwicklungen der Rechenzeiten 
beider Prozesse dar. Während eines 
horizontalen Polygonabschnitts wird 
Pr0~eß 1, während eines vertikalen Po- I Prozess I Rechenzelt 

lygonabschnitts Prozeß 2 von einer Bild 12.15: Entstehung eines Deadlocks 

CPU bearbeitet. Jeder Knickpunkt be- 
deutet einen Prozeßwechsel. Jeder so mögliche Polygonzug dieser Ebene ist ein mög- 
liches Au~fiihrun~sszenario für beide Prozesse. Der fett gezeichnete Polygonnig führt 
in die grau unterlegte Fläche, in der Prozeß 1 über die Ressource A und Prozeß 2 
über die Ressource B verfügt. Nachdem Prozeß 2 zusätzlich die Ressource A benö- 
tigt, kann Prozeß 1 noch so lange weiterarbeiten, bis er zusätzlich Ressource B benö- 
tigt. Die rechte obere Ecke des grauen Gebiets ist erreicht. Der Deadlock ist einge- 
treten. Der Deadlock war bereits unvermeidlich, nachdem die graue fläche erreicht 
war, die deshalb Deadlockzone heißt. Die beiden anderen, gestrichelt ehgezeichne- 
tenTrajektorien führen an dieser Deadlockzone vorbei. Ein Deadlock stellt sich nicht 
ein. Das Entstehen oder auch das Ausbleiben von Deadlocks hängt hier, wie auch in 
reden Systemen, von Zufälligkeiten des Prozeßwechsels ab. Deadlock-gef&dete 

Prozeßsynchronisation . 
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12.2.5 Zeitsteuerung 

12.2.5.1 Timerdienste 

Zeitdienste werden von Prozessen sehr häu£ig in Anspruch genommen. Zu den 
einfachsten gehört die Möglichkeit, die Systemzeit zu setzen und abnifragen. Typi- 
sche Timeraufträge sind die Festlegung von Zeitverzögerungen, d.h. ein Prozeß kann 
vom Betriebssystem verlangen, für eine gewisse Zeit angehalten und nach Ablauf 
dieser Spanne automatisch wieder aktiviert zu werden. Die möglichen Varianten sind 
sehr vielfältig. So kann der Dienst auch auf andere Prozesse wirken, die Reaktivie- 
rung zeitperiodisch oder zu gewissen Absolutzeiten erfolgen. Auch zur Überwachung 
von Time-Outs sind solche Dienste einsetzbar. Wenn z.B. ein Prozeß auf Daten von 
einemV0-Gerät wartet, kann unmittelbar vor Beginn des VO-Auftrags ein Zeitdienst 
angefordert werden, der nach dieser Time-Out-Zeit ein Eventflag setzt, das als Time- 
Out-Marke dienen soll. 

12.2.5.2 lmplementierungsgesichtspunkte 

Nachdem die Zahl von gleichzeitigen Timeraufträgen sehr stark variieren kann, ist 
es unmöglich, jedem Timerauftrag einen Hardware-Timer zuzuordnen. Vielmehr 

\ werden aile Timerdienste durch Software-Timer realisiert. Ein Software-Timer ist 
dabei eine Datenstruktur, die einen einzelnen Timerauftrag beschreibt. Die Zeit 
selbst wird von einer zentralen Echtzeituhr abgeleitet, deren Hardware-Timer einen 
periodischen Timer-Interrupt auslöst. Der Timer-interrupt-Service des Betriebssy- 
stems zählt die Timer-Ticks und prüft die Software-Timer. Die Zeitgenauigkeit der 
Software-Timer (Granularität) ist dabei begrenzt durch den Abstand zweier Timer- 
Ticks. Kleinere Granularität erfordert eine höhere Interruptrate. Hier muß ein Kom- 
promiß zwischen möglicher Genauigkeit und Bearbeitungsaufwand gefunden 
werden. Typische Tick-Abstände liegen im Bereichvon einigen Millisekunden. Trotz- 
dem ist das Management der Software:Timer sehr aufwendig, da nach jedem Timer- 
Tick die Software-Timer auf Ablauf einer Zeitbedingung geprüft werden müssen. 
Deshalb müssen die Datenstrukturen efiient ausgelegt sein. Eine einfache Möglich- 
keit der Implementierung von Software-Timern sind die Delta-Time-Listen (siehe 
Bild 12.17). Jedes Listenelement (Software-Timer) enthält die Verzögerungszeit 
d-time in Zahl von Timer-Ticks, die zusätzlich zu der des Listenvorgängers verstrei- 
chenmuß. Die Liste ist dadurch zeitgeordnet. Der zuerst ablaufende Software-Timer 
kann also immer direkt über den time-list-Pointer aufgefundenwerden. Sein Element 
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12.3 Betriebssystemauswahl 

d-time wird bei jedem Timer-Interrupt 
dekrementiert. Wird "0" erreicht, ist 
der Timer abgelaufen. Er wird aus der 
Liste ausgekettet und über sein 
Element PCB der zugehörige Prozeß- 
kontrollblock aufgefunden. Weitere 
Detailbeschreibungen des Timerauf- 

12.3.1 Auswahlgesichtspunkte 

time-list a 
] F M Z ~ ~  d-time d-time d-time 

more more more 
info info 

12.3.1.1 Antwortzeit 

trags können bei Bedarf unter more - Bild 12.17: Software-timer als Delta-Time-Liste 

Antwortzeit ist ein unpräzises Synonym für Begriffe wie Interrupt-Latenz-Zeit oder 
hntext-Switch-Zeit. Unter Interrupt-Latenz wird die Zeitdauer zwischen dem 
Anlegen eines Hardware-Interrupt-Signals und des Reaktionsbeginns des Prozessors 
durch Bearbeitung der Interrupt-SeMce-Prozedur verstanden. Die Kontext-Switch- 
Zeit ist die Zeit, die das Betriebssystem zur Sicherung des bisherigen Prozeßkontext, 
zur Auswahl des nächsten Prozesses und zum Dispatching des nächsten Prozesses be- 
nötigt. 

Die Interrupt-Latenz-Zeit wird durch zahlreiche Faktoren beeinfiußt, die ihrer- 
seits applikationsabhängig sind. Dazu gehört z.B. die Intemcpt-Aus-Zeit, die zum Teil 
durch kurze kritische Regionenund Schedule-Dispatch-ZyMen bestimmt wird. Mes- 
sungen solcher Einflußparameter erfordern den Einsatz eines Testsystems aus Test- 
hardware und Testsoftware. Die Ergebnisse sind jedoch vom Test-Setup, wie z.B. die 
Zahl der Tasks, die eingesetzten Synchronisationsverfahren oder die durchlaufenen 
Taskzustände beeinflußt. Daraus folgt, daß keine einheitliche Bewertung möglich ist 
~d daß die Herstellerspezjfikationen nur bedingt vergleichbar sind. Darüberhinaus 
ist die letztlich interessierende Applikatiom-Perfomance von der Struktur der An- 
wendung abhängig. Dazu gehören Parameter wie die eingesetzte Art der Interpro- 

Auswahlgesichtspunkte 
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zeßkommunikation, wie z.B. Mailboxes oder Shared-Memory, die gewählte Synchro- 
nisationsform, die Kontextswitchrate und die Längen von Listen und Warteschlan- 
gen. 

Als Herstellerangaben findet man für den Kontextswitch Zeitangaben im Bereich 
von40..300 PS, bzw. die für eine gegebene Taktfrequenz äquivalente Zahl von Instruk- 
tionen. Die Interrupt-Latenz-Zeit wird häu£ig indirekt als worst Gase intenupt turn off 
in Zahl von ks oder Instruktionen spezifiziert. 

12.3.1.2 Betriebssystemkern oder Voll-Betriebssystem 

Voll-Betriebssysteme sind üblicherweise plattenorientierte Betriebssysteme, die 
beim Systemstart von einer Speicherplatte in den Recbner geladen werden. Sie be- 
stehen aus einem Kern, Dateisystem, Compiler, Debugger, Editoren und andere 
Hilfsprogramme. 

Kerne werden oft als Untermenge von Voll-Betriebssystemen angeboten. ihr Co- 
devolumen überstreicht den Bereich 2..100 kByte. Für (Multi-)Mikroprozessorsyste- 
me sind Kerne oft ROM-resident. Der Funktionsumfang der Kerne ist begrenzt auf 
einen Satz von Prozeduren zur Task-lProzeßverwaltung, Ressourcenverwaltung, In- 
terprozeßkomrnunikation und -synchronisation. Häufig führt die Forderung nach 
"Kleinheit" und hoher Performance zu rudimentärer bzw. keiner Fehlerbehandlung 
durch den Kern. Der auf solchen Kernen aufsetzende Task-Code muß deshalb trusted 
code mit eigener Fehleranalyse sein. 

Ein wichtiger Auswahigesichtspunkt ist die Menge und die Art der angebotenen 
Betriebssystemdienste und die vom Betriebssystem unterstützten Prozessoren und 
sonstige Rechnerhardware, wie z.B. Timer-/Uhrenbausteine, Interfaces, Busse u.a.m.. 
Prozessorspaifiche Betriebssysteme sind meistens in Assembler implementiert und 
beanspruchen für sich eine hohe Performance. Portable oder generische Betriebssy- 
steme sind normalerweise in "C" implementiert mit weitgehend Hardware-unabhän- 
gigen, standardisierten Schnittstellen für Hardware-spezifische Ergänzungen. 

Betriebssysteme mit Coprozessor- oder MMU-Unterstützung haben durch die 
höhere Registerzahl meistens eine größere Kontextswitchzeit. Dies gilt auch für Be- 
triebssysteme für registemeiche HSC-Prozessoren, wenn beim Kontextswitch immer 
alle Register gesichert werden. 

Betriebssystemkern oder Voll-Betriebssystem 
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12.3.1.3 Multiprozessorfähigkeit 

AUe marktüblichen Betriebssystem(keme) müssen natürlich Einprozessorsysteme 
unterstützen. Für Multiprozessoranwendungen ist aber wesentlich, ob die in einem 
Betriebssystem realisierten Dienste für die Prozessorarchitektur bzw. -0rganisation 
geeignet sind. Hier seien nur einige der Gesichtspunkte erwähnt. 

Unterstützung von eng oder/und lose gekoppelten Multiprozessoren. 

Angepaßte Synchronisations- und fimmunikationsverfahren. 

Unterstützt das Betriebssystem symmetrisches bzw. asymmetrisches Multiproces- 
sing oder gar beide Varianten? 

Kann die Applikah'omsofhyare jür ein Multiprozessorsystem unter Funktions- 
oder unter Lastteilungsgesichtspunken strukturiert werden und können sowohl 
Global- wie Lokaispeicher verwaltet werden? 

12.3.1.4 Entwicklungsunterstützung 

Während der Auswahlphase soilte auch Art und Verfügbarkeit von Entwicklungs- 
werkzeugen wie 2.B. Compiler, Debugger, Bibliotheken, VO-Treibersoftware, Test- 
hilfen und mögliche Entwicklungsrechner geprüft werden. Die Verfügbarkeit des Be- 
triebssystems und der Entwicklungswerkzeuge in Queilcode-Form erlaubt, Fehler in 
solchen Produkten m lokalisieren, während man bei binär verfügbaren Produkten 
auf Unterstützung und Fehlerkorrektwen durch den Hersteller angewiesen ist. 

12.3.2 Ein Beispiel: VRTX32 

12.3.2.1 Überblick über VRTX32 

Das "Versatile Real-Time ExecutiveU-Betriebssystem VRTX32 von Ready 
Systems ist ein weit verbreiteter Betriebssystemkern für eingebettete Mikroprozessor- 
Software. Eingebettet heißt, daß die Software Teil der Produktfunktionalität ist, wie 
z.B. die interne Software eines Meßsystems oder einer rechnergesteuerten Maschi- 
ne. VRTX32 unterstützt die 68000 ProzessorfWe von Motorola, die 8086..80386- 
Prozessorfamiiie von Intel, die 32000-Prozessorfamüie von National Semiconductor 
und die 29000-Prozessoren von AMD. VRTX32 wird in PROM-Form ausgeliefert 
und enthält praktisch keine spezifischen Annahmen über das Hardwareumfeld. Die 
Anpassung und die kundenspezifische Hardware erfolgt durch vom Anwender ge- 

Ein Beispiel: VRiX32 
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schriebene Schnittstellenprozeduren und Konfigurationstabellen. Das Betriebssy- 
stem selbst ist positionsunabhängig, da es nur Programmzäbler-relativ und Basis- 
relativ adressiert. Die Betriebssystemdienste werden durch Software-Intempts auf- 
genifen. Dadurch benötigen die Applikationstasks keine Kenntnis der VRTX32- 
Adressen. Sie müssen deshalb auch nicht gegen VRTX32gelinkt werden. Die Aufruf- 
schnittsteile zu Hochsprachen, wie z.B. "C", erfolgt über kleine Interfaceprozeduren, 
die compilerspezifische Aufnifkonventionen denen der Dienste von VRTX32 anpas- 
sen. Eine Taskerzeugung sähe in "C" formuliert beispielsweise so aus: 

. sc-tcreate(producer,5,16,&err); 
if (err ! = 0) ... I* Pehlerbehandlung *I 
/* erfolgreich! weitermachen */ 

Die Taskproducer erhält dabei den Task-Kenner "5" und die Priorität "16". 

Als maximale intempt dkable time wird 10 p,s Er einen 25 M H z  68020-Prozessor 
bei einem Wait-State angegeben. 

\ 12.3.2.2 Schnittstellen der Softwarekornpanenten 

Bild 12.18 illustriert den Zusammenhang der Softwarekomponenten eines 
VRTX32-basiertenSo£twaresystems. Eine Applikationstask erreicht einen VRTX32- 
Betriebssystemdienst durch einen Sohareinterrupt, der über die Interrupt Vector 
Table der CPU den VRTX-Code erreicht. Ein Funktionscode in einem Prozessorre- 
gister identifiziert die auszuführende Operation und die Softwarekomponente, die 
diesen Dienst auszuführen hat, falls VRTX ihn nicht selbst ausführen kann. Wenn 
eine solche Soharekomponente denDienst auszuführen hat, findet VRTX mit Hilfe 
des Komponentenkenners als Index aus der anwenderdefinierten VRTX Component 
Table die Adresse dieser Softwarekomponente. Solche Softwarekomponenten 
können benutzerdefinierte Applikationskomponenten, UO-Erweiterungen (IOX) 
oder Filemanagement-Erweiterungen (FMX) von VRTX sein. Die Component 
Table zeigt auch auf einen VRTX Arbeitsbereich für VRTX-lokale Variablen, Frei- 
speicherpool und 2.B. Zeiger auf Tasklisten. 

12.3.2.3 Einige VRTX32-Dienste 

Die folgenden Dienste steilen eine Auswahl der VRTX32 Betriebssystemdienste 
dar. Sie sollen lediglich illustrieren, wie die in diesem Kapitel vorgestellten Konzep- 
te in kommerziellen Betriebssystemen in Erscheinung treten. 

Einige VRiX32-Dienste 
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Bild 12.1 8: Zusammenhang der VRTX-Softwarekomponenten 

SC-TCREATE erzeugt eine neue Ta& weist ihr eine Priorittät und einen Task- 
Kenner zu. 

SC-TDELETE löscht eine Tmk 

SC-TSUSPEND susgendiert die Taskausführung. 

SC-TRESUME nimmt die Ausführung einer suspendierten Task wieder auf. 

SC-LOCK der laufenden Task kann nicht mehr vorzeitig die CPU enhogen 
werden, dh. sie kann ohne Preemption durch anakre Tasks weiterarbeiten. 

SC-UNLOCK der laufenden Tmk kann wieder vorzeitig die CPU entzogen 
werden. 

SC-POST übergibt eine Nachricht in die Mailbox des Empfängen. 

SC-ACCEPT übernimmt eine Nachricht aus der Mailbox. 

SC-QCREATE eneugt eine Nachrichtenwarteschlange. 

SC-FCREATE eneugt eine Event Hag Gruppe (Cluster). 

SC-FCLEAR löscht ein oder mehrere Event Hags. 

SC-SCREATE eneugt einen neuen zählenden Semaphoren. 

SC-SPEND dekrementiert Semaphore (entspricht Wm(semaphore)). 

SC-SPOST inkrementiert Semaphore (entspricht SIGNAL(semaph0re)). 

SC-GBLOCK reserviert einen Freispeicherblock 

Ein Beispiel: VR7X32 
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SC-RBLOCKgibt einen Speicherblock wiederfrei. 

SC-TDELAY suspendiert eine Taskfür eine angegebene Zahl von Emer-Rcks. 

SC-PUTC gibt ein Zeichen in den Ausgabepufferfür ein Ausgabegerät. 

SC-WAITC wartet, bis ein spa@ches Zeichen von einem Eingabegerät einge- 
troffen ist. 
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