EPICS / L4-Linux 環境の下でユーザ・レベルの

VMEデバイス・ドライバを実装するためのライブラリ関数（内部仕様）
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１．イントロダクション

VMEライブラリはL4-Linux上（「３．L4-Linuxとは」参照）においてユーザ・レベルのスレッドとしてのVMEデバイス・ドライバを作成するために使用します。VMEバス上のモジュールを操作するデバイス・ドライバを実現するためには、次の２つの機能が必要になります。

· VMEのアドレス空間をユーザ・スレッドの仮想アドレス空間にマップし、両アドレス空間の間でのアドレス変換を行う機能

· VMEバス上の割り込みをユーザが作成した割込みハンドラに結合し、割込み発生後の予測可能な一定時間内に実行する機能

これらはVMEライブラリの中核となる重要な機能です。前者はVMEバス上のモジュール内のレジスタにユーザ・スレッドがアクセスすることを可能にします。後者は、モジュール内で発生したイベントをユーザ・スレッドに通知し、そのイベントに応じた処理を開始することを可能にします。特に後者は、システムのリアルタイム性能を決めるため重要です。デバイス・ドライバの設計、性能評価に際して、開発者はその内部構造ついての詳細情報が必要になります。これについては、「6. VMEライブラリの実装」において、各関数の実装方法を示す中で説明します。また、VMEライブラリを使用するためにはHannapel氏により開発されたUniverse PCI/VME バス・ブリッジのドライバ [Ref. 1] に変更を加えて使用することが必要です。このUniverseドライバに加えるべき変更はVMEライブラリの実装とも密接に関係しているため、６節において合わせて説明します。主たる変更点は、上に示したVMEライブラリの後者の機能に関わるものです。

ユーザ・レベルのスレッドを利用してデバイス・ドライバを作成するためには、VMEバスへのアクセスに加えて、スレッドの生成、スケジューリング制御、および複数のスレッド間での同期、排他制御などのサポートが必要になります。これらは次節に述べるEPICSのOSインタフェース・ライブラリにより提供されます。また、VMEライブラリ自身も、その内部でOSインターフェース・ライブラリを使用します。デバイス・ドライバの設計と性能評価、特にリアルタイム性に関わる側面については、OSインタフェース・ライブラリについても、ある程度立ち入った説明が必要となります。そこで、５節においてL4-LinuxのためのOSインターフェース・ライブラリについて説明を行います。また、OSインターフェース・ライブラリの実装はL4-Linuxに固有の機能に依存しているため、OSインターフェース・ライブラリについて説明する前に３節と４節においてL4-Linuxの基本的な構造と、L4-Linuxのプロセスを利用してリアルタイム・システムを構築する方法について説明します。

２．EPICSとOSインタフェース・ライブラリ

　EPICSとはExperimental Physics and Industrial Control Systemの略称です [Ref. 2]。その名の通り、大規模な実験物理や工業分野における制御を目的に開発されたソフトウェア・システムです。前提となるハードウェア構成は、Unix に代表されるワークステーションの下に、複数のVME制御用計算機がネットワークを介して接続されるというスタイルです。これに応じて、EPICSを構成するコンポーネントも
（1） ワークステーション上で実行されるオペレータ・インタフェース（OPI tool）等
（2） VME計算機上（Input Output Controller、以下、IOCと略す）で実行されるハードウェアとの入出力を行なうソフトウェア（iocCore）
（3） 上記（１）と（２）、または（２）同士の間の通信を可能にする通信機能（Channel Access）
の３つから成ります。
最近まで、iocCoreを実行するためのプラットフォームはVxWorksリアルタイムOS [Ref. 3]のみに限られていましたが、次期バージョン（R3.14）からはVxWorksを含む複数のOS上でiocCoreを実行することが前提となりました [Ref. 4]。このためにOperating System Interface library（OSインタフェース・ライブラリ）という、OSとiocCoreとの間のインタフェース・レイヤが設けられました。この中で定義される個々のApplication Interface（API）の実体はOSが提供するサービスに基づいて実装されます。これにより、開発者は新たなOSの上にiocCoreを移植することができます。OSインタフェース・ライブラリは以下の４つから構成されます。
· osiThread ―　スレッド・ライブラリ

· osiSem ―　セマフォア・ライブラリ

· osiInterrupt ―　割込み管理ライブラリ

· osiTime ―　時刻取得ライブラリ

これらのライブラリに含まれる関数のインタフェースについてはRef. 4を参照して下さい。それぞれが提供する主な機能と、性能評価に関わる実装方法のみを５節で説明します。

3．L4-Linuxとは
L4-LinuxとはL4と呼ばれるマイクロカーネル上にユーザ・レベルのサーバ・タスクとしてLinuxを実装したものです [Ref. 4]。L4マイクロカーネルは固定的な優先度に基づきプリエンプティブなスケジューリングを行うリアルタイム・カーネルです。L4はカーネルとして備えるべき最小限の機能のみを提供します [Ref. 5]。最小限の機能とは、具体的にはスレッド、メモリ空間、プロセス間通信（IPC）の３つの機能を意味します。その他のOSサービスはユーザ・レベルのタスクとして実装することになります。このOSサーバ（Linuxサーバ）としてLinuxを実現したものがL4-Linuxです（図１参照）。




図１　L4-Linuxの構成

L4-Linuxにおいて基本となる処理単位はL4カーネルの下で実行されるタスクです。このタスクはそれ自身のアドレス空間を持ち、その中に最大で１２８個のスレッド（アドレス空間を共有する処理の流れ）を持つことができます。Linuxサーバの実体はL4のタスクです。Linuxサーバはタスク内部の複数のスレッドから成りますが、ユーザ・プロセスからのサービス要求、およびページ・フォルトを処理するスレッドはただ１つです。他はLinuxの割込みハンドラ、その他に使用されます。また、ユーザ・プロセスもそれ自身が独立したタスクとして生成されます。各タスクの０番目のスレッドがユーザ・プロセスのメイン・ルーチンとして、また１番目のスレッドがLinuxサーバから送られるシグナルの処理に使用されます。他のスレッドは使用されません。

４．L4-Linuxプロセスのリアルタイム化
　L4-Linuxはタイムシェアリング・システム（TSS）とリアルタイム・システムを一台の計算機上で稼動させることを目指して開発されました [Ref. 4]。二つの異なるシステムをL4という共通のプラットフォームの上に構築することがその目的です。LinuxはそのTSSシステムとして位置付けられ、それ自身は元々リアルタイム・システムではありません。リアルタイム・システムはLinuxの外部に別に存在して、L4が提供するIPC機構を介してLinuxと通信することが前提です。
　しかし、Linuxサーバ自身と同様、Linuxのプロセスも、その実体はリアルタイムカーネルであるL4のタスクです。したがって、高い優先度を与えさえすれば、リアルタイム・プロセスとしての素質を備えることになります。この際、このプロセスにはLinuxサーバよりも高い優先度を与えてLinuxサーバから、実行を横取りさせることが必要です。その理由を説明するためには、そもそも標準のLinuxをリアルタイム・システムとした場合の問題点について述べる必要があります。

　なお、L4-Linux上でプロセスにLinuxサーバよりも高い優先度を与えるための具体的な方法についてはAPPENDIX Aを参照して下さい。

４.１　Linuxにおけるリアルタイム・プロセス

一般にリアルタイム・アプリケーションを実行するためにはOSは固定的に与えられた優先度に従ってプロセスをスケジューリングする必要があります。また、割込みにより通知される外部イベントの発生が直ちにスケジューリングに反映され、優先度の高いプロセスが遅延なく実行を開始できることが必要です。標準のLinuxカーネルにおいても固定的な優先度に従ってプロセスを与えるスケジュールすることはできます。しかし、その場合でも外部イベントの発生から優先度の高いプロセスが実行を開始するまでの遅延は最悪の場合、130ミリ秒程度に及ぶことが知られています ( 266 MHzクラスのPentium-IIプロセッサの場合) [Ref. 7]。これは、Linuxがカーネル内のコードを実行するプロセスの数を１つに制限することに起因します（このような制限を置く理由はすぐ後に述べます）。この制限が大きな遅延をもたらすことを見るために、高い優先度を持つプロセスが割込みを待ってカーネル内で休眠中に、このプロセスを目覚めさせる割込みが入った場合を想定します。このとき、低い優先度を持つプロセスがユーザ空間で実行中であれば、割込み処理が終了した後、直ちにプロセスの切替えが起こり、高い優先度を持つプロセスがカーネル内で実行を再開します。つまり大きな遅延はありません。しかし、割込みが入った時点で、たまたま低い優先度を持つプロセスがカーネル内を実行中であった場合、割込み処理後に高い優先度を持つプロセスの実行を開始することはできません。カーネル内を実行するプロセスが２つになってしまうからです（この時、低い優先度のプロセス・ステータスは「実行中」のままであることに注意）。結局、割込み処理後には、低い優先度を持つプロセスがカーネル内の実行を再開し、そのプロセスがカーネルから抜けるまでプロセスの切替えは起きません。高い優先度を持つプロセスはこの間、「実行可」のまま待たされ、その実行開始が遅延されます。

カーネル内のコードを複数のプロセスが実行することを禁止する理由は、カーネル内のコードには複数のプロセスが入れ代り立ち代り実行することで矛盾した状況を作り出す可能性のある領域があるためです。このようなコードの領域は危険領域（クリティカル・セクション）と呼ばれます。もし、このようなクリティカル・セクションが個別に排他制御されていれば、それらを除く他のカーネル内の領域を複数のプロセスが安全に実行することができます。しかしLinuxカーネルは個々のクリティカル・セクションに対して個別に排他制御を行う代わりに、プロセスがカーネル内の処理全体を排他的に実行することを要求します。つまり、カーネル全体をクリティカル・セクションと見なし、カーネル内のコードを実行するプロセスの数を１つに制限している訳です。

４.２　L4-Linuxにおけるリアルタイム・プロセス

L4-Linuxの実装は、標準のLinuxカーネルが持つ基本構造を変えないという前提の下に行われました。そのため、「カーネル内を実行するプロセスが１つ」という性質をも忠実にエミュレートします [Ref. 5]。ただし、L4-Linuxの場合には、「Linuxサーバは一度に１つのプロセスからのサービス要求（Linuxシステム・コール）しか処理しない」と言い換える必要があります。これはLinuxサーバが単一のスレッドによって、プロセスからのサービス要求を処理することを意味します。仮に、Linuxサーバがその内部に複数のスレッドを持ち、各々が並行して複数のプロセスからのサービス要求に応えるのであれば、これは通常のLinuxカーネルにおいて同時に複数のプロセスがカーネル内を実行することに対応します。したがって、個々のクリティカル・セクションに対して複数のスレッド間での排他制御が必要になります。L4-Linuxでは、このような拡張はなされていません。Linuxサーバはプロセスからのサービス要求１つのスレッドで逐次的に処理することにより、サーバ内部のプロセス管理情報の排他的実行を保証しています。

このため、仮にLinuxサーバより高い優先度を与えられたプロセスが他のプロセスのために実行中のLinuxサーバからCPUを横取りしても、そのプロセスが、Linuxサーバにサービスを要求すれば、その時点で休眠させられます。横取りされたLinuxサーバは既に他のプロセスからのサービス要求を処理中であるため、横取りしたプロセスからの要求には対応できないからです。したがって、この場合には横取りすること自体に意味がありません。逆に、このような状況においても、そのプロセスを休眠させることでシステム管理情報に対する一貫性のある処理が保証されることになります。

一方、実行を横取りしたプロセスが、Linuxサーバにサービスを要求しなければ、そのプロセス（L4 のタスク）が走ることは、Linuxサーバ内での排他制御には何ら関係がありません。この場合、プロセスは次の外部イベントの発生を待って自発的に休眠するか、より優先度の高いプロセスに実行を横取りされるまで（L4カーネルの制御の下で）実行を続けることができます。例えば、EPICS のコア・プログラムであるiocCoreの中でVMEモジュールに対して直接入出力を行う緊急度の高いスレッドは、もっぱらレジスタのデータの読み書き、メモリ上でのデータの格納、移動、あるいはセマフォア操作による他のスレッドへのイベントの通知などプリミティブな処理を行い、必ずしもLinuxのサービスを必要としません（これらのプロセスも、緊急性のない初期化時に資源の割当てなどのサービスをLinuxサーバから受けることは可能です）。Linuxサーバとプロセスが独立したタスクとして実行されるL4-Linuxでは、このようなプロセスの実行を、Linuxサーバの実行に割り込ませて実行することができます。

ここで重要な点は、Linux のサービスを必要とするが緊急性の低いスレッドと、Linuxからのサービスは必要としないが緊急性の高いスレッドが同一のメモリ空間を共有することにより、プロセス間通信のための特別な機能を利用ことなく通信できることです。これはマルチ・スレッドを利用する EPICS iocCore の移植に都合の良い性質です。

４.３　割込み禁止によるリアルタイム・プロセスの遅延

先にLinuxカーネルの内部では複数のプロセス間での排他制御が必要であることを述べましたが、実際には、排他制御はプロセス間のみならず、割込み処理とプロセス間でも必要になります。カーネル内には割込み処理が入ることにより整合性を失う可能性がある領域があります。プロセスが、このような領域を実行する場合には、割込みを禁止して実行します。これはL4-LinuxのLinuxサーバにもそのまま引き継がれています。このようなコード領域をLinuxサーバが実行しているときに、リアルタイム・プロセスの実行を促す割込みが入ったとしても、割込み禁止が解除されるまで、割込みによる外部イベントの通知自体が遅延され、その結果として横取りも遅延されます。このような割込み禁止区間はシステム・コールによるLinuxカーネルの処理全体に較べて短く、特殊なケースを除けば、数百マイクロ秒程度であることが知られています [Ref. 7, 8]。

　L4-Linuxにおいては、Linuxの「割込みハンドラ」はCPUハードウェアによって直接起動される通常の意味での割込みハンドラではありません。Linuxの「割込みハンドラ」はLinuxサーバ・タスク内部のスレッドの１つとして実装されます。通常の意味での割込みハンドラはL4カーネルの内部にあり、割込みが入ると、この割込みハンドラがLinuxの「割込みハンドラ」をスケジュールします。このため、Linuxの「割込みハンドラ」の実行は割込みを禁止することなく、その実行をブロックし、必要な排他制御を実現することが可能です [Ref. 9]。この機能はL4-Linuxをコンパイルする際に適切なオプションを指定することで有効になりますが、この機能については未だ試していません。７節で述べるパフォーマンス測定の結果は、Linuxサーバが割り込み禁止により必要な排他制御を行う場合について得られたものであり、その影響による遅延が測定結果に含まれています。

５．OSインターフェース・ライブラリ

ここでは、２節に述べたOSインターフェース・ライブラリのそれぞれについて、デバイス・ドライバの設計、性能評価に際して必要となる内部実装を説明します。ライブラリに含まれる関数の中、デバイス・ドライバの初期化関数の中からのみ呼び出されるものは、Linuxのシステム・コールを呼び出しますが、リアルタイム・スレッドが恒常的に呼び出す必要のある関数については、基本的にL4のシステム・コールのみを使用して実装されています（「４.２ L4-Linuxにおけるリアルタイム・プロセス」を参照）。

5－1．スレッド・ライブラリ

スレッド・ライブラリは、VMEデバイス・ドライバの実装に必要となるスレッドを提供します。ここでは、スレッドとは「メモリ空間を共有する実行処理の流れ」を表わす言葉として使用します。すなわち、仮想メモリをベースとしたシステムにおいては、複数のスレッドは仮想アドレスを物理アドレスに変換するためのアドレス変換テーブルを共有することを意味します。例えば、L4タスクの内部に生成し得る１２８個のスレッドは全て１つのアドレス変換テーブルを共有します（「３．L4-Linuxとは」を参照）。

このスレッドを利用してスレッド・ライブラリを実装できれば効率の観点から理想的ですが、これはうまくいきません。LinuxサーバがIPCのパートナーとして認識する単位はL4タスクであり、その内部にある個々のスレッドを区別しないためです。このため、Linuxサーバに対してL4タスク内のスレッドが独立にサービスを要求することができません。独立にサービスを要求できるスレッドを実装するためには、各々のスレッドを別々のL4タスクに対応させる必要があります。実際、L4-Linuxにおいては、Linuxにスレッドの生成を依頼するclone() システム・コールは、新たなL4タスクを生成し、L4カーネル内部に独自のアドレス変換テーブルを割当てます。各々が独自のアドレス変換テーブルを持つにも関わらず、それらがスレッドとして振る舞うのは、以下のような仕掛によります。まず、L4-Linuxにおいては、このアドレス変換テーブルは２種類存在します。１つはLinuxサーバの内部に存在し、もう１つはL4カーネルの内部に存在します。前者はLinuxサーバがメモリ管理操作の対象としますが、CPUのMemory Management Unit（MMU）に結びつけられていない論理的なものです。後者はMMUが参照する（本物の）アドレス変換テーブルですが、L4カーネル自体はその内容には関知しません。ページ・フォルトに際し後者を前者に一致させる機構がL4カーネル内で働きます。そして、その結果としてLinuxサーバが論理的なアドレス変換テーブルに対して行ったメモリ管理操作がL4カーネル内のアドレス変換テーブルに反映される、という仕組になっています [Ref. 5]。clone() を呼び出す際のフラグとしてCLONE_VMを指定することは、Linuxサーバ内部の論理的なアドレス変換テーブルを親と共有させることになります。その結果、上に述べた筋書きに従い、親と子は同一内容ではあるけれども、独立した（本物の）アドレス変換テーブルを持つ「スレッド」になります。この場合、親と子は確かにスレッドとして振る舞いますが、この「スレッド」の切替えにはプロセスの切替えと同様、アドレス変換テーブルの切替えによるコストが伴います。そのため、標準のLinuxにおいてスレッドを使用することにより期待されるスループットの改善はありません。

上に述べたこと自体は、スループットには悪影響を及ぼしますが、リアルタイム性を損なうものではありません。なぜなら、一般に外部イベントの発生時にどのプロセス、スレッドが実行中であるかについては何ら仮定を置くことはできず、リアルタイム・スレッドの起動には、常にタスク切替えは「ある」という前提が必要だからです。ただし、２種類のアドレス変換テーブルが存在することは、両者の間でのコヒーレンシーが問題になり、そのことが実際にリアルタイム・システムを構築する上での大きな障害になります。この点についてはAPPENDIX Bに詳しく述べます。

スレッド・ライブラリが提供する機能の中、優先度の変更、休眠など、スケジューリングに関わるものはすべてL4カーネルのシステム・コールのみを使用して実装されています。これらの呼び出しにより、リアルタイム性を損なうことはありません。一方、メモリ領域の割当て、開放を伴うスレッドの生成、終了処理についてはLinuxのシステム・コールを呼び出すため、これらへの呼び出しを行ったスレッドに対しては、呼び出しが返るまでの間のリアルタイム性は保証されません。

5－２．セマフォア・ライブラリ

セマフォア・ライブラリはバイナリ・セマフォアと排他制御セマフォアの２種類のセマフォアを提供します。バイナリ・セマフォアは、主に複数のスレッド間での同期に用いられます。排他制御セマフォアは、複数のスレッド間での排他制御に特化したセマフォアです。バイナリ・セマフォアを排他制御に使用することも可能ですが、排他制御セマフォアにはバイナリ・セマフォアにはない次のような機能があるため、特に排他制御の目的に適しています。

· セマフォアを取得済みのスレッドは、そのセマフォアを何度でも再起的に取得することができ、取得した回数と同じ回数だけ開放した場合に限って他のスレッドがそのセマフォアを取得できるようになる

· セマフォアを取得したスレッドのみが、そのセマフォアを開放することができる
セマフォアを操作（取得・開放）する関数は、L4カーネルが提供するIPCを使用して実装されています。「空（取得済み）」のセマフォアの取得を試みたスレッドは、IPCメッセージの受信を待ってブロックします。セマフォアを取得中のスレッドが、セマフォアを開放する際にこのIPCメッセージを送ります。

セマフォアの生成、削除を行う関数は、メモリ領域の割当てと開放のためにLinuxのシステム・コールを使用します。したがって、これらを呼び出す際にはリアルタイム性は保証されません。他のセマフォアを操作（取得・開放）する関数は、L4カーネルのシステム・コールのみを用いて実装されているため、リアルタイム性を損なうことなく呼び出すことができます。

なお、セマフォア・ライブラリの実装に含まれるクリティカル・セクションは、割込み禁止により保護されます（次に述べる割り込み管理ライブラリを参照）。

5－３．割込み管理ライブラリ

割込み管理ライブラリは、CPUに対するハードウェア割込みの許可・不許可を制御する機能を提供します。L4-Linuxにおいては、ユーザ・プロセスはLinuxサーバと同じ特権レベルで実行されます。このため、ユーザ・プロセスであっても、標準のLinuxカーネルが使用するマクロcli() とsti() （386アーキテクチャのアセンブラ命令cliとstiに展開される）を使用することができます。ただし、ハードウェア割込みを制御する関数は、cli() とsti() をそのまま使うのではなく、標準のLinuxカーネルにおいて使用される次のロジックに従って実装されています。

unsigned long flags;

save_flags(flags);

cli();

/* critical section */

restore_flags(flags);

割込みが無効化される前に、元々割込みが有効になっているのかどうかが分らないため、この手続きが必要です。割込み管理ライブラリに含まれる関数は、すべてLinuxのシステム・コールを呼び出すことなく実装されています。

5－４．時刻取得ライブラリ
このライブラリは未だ実装されていません。

６．VMEライブラリの実装

 このドライバVMEライブラリに含まれる全ての関数は、リアルタイム性を保証する必要のない初期化の過程で一度だけ呼び出すべきものです。したがって、それらの関数は内部でLinuxのシステム・コールの呼び出しを行うことができます（「４.２ L4-Linuxにおけるリアルタイム・プロセス」を参照）。

	VmeInit()


vmeInit() はVMEライブラリを初期化します。その具体的な内容は次の２つです。

· VME バスのアドレス空間をユーザ・スレッドの仮想アドレス空間にマップする。

· Universe ドライバの割込みハンドラ・スレッドのスレッド情報を取得する。

後者については後述するvmeIntConnect() の中で説明します。ここでは、前者についてのみ説明します。

まず、マッピングを行う個々のVME空間について、その管理情報をmappingInfo構造体型の配列であるMappingTblの要素として記述します。mappingInfo構造体型はosdVme.hの中で以下のように定義されています（MappingTblの実体はosdVme.cの中にあります）。

● osdVme.h（VMEライブラリ）

typedef mappingInfo {

  int                     id;

  char                    device[FILENAME_MAX];

  int                     fd;

  struct vme_mapping_ctrl Mapping;

  unsigned int            vme_addr;

  unsigned int            nof_bytes;

  unsinged int            vir_addr;
} mappingInfo;

この中、マッピングの構成を変更するためにユーザが指定できるメンバは以下のものです。

· id：　アドレス空間の識別子（Super/User、Program/Data、アドレス・サイズ、データ・サイズ等の属性の組合せ１つに対して１つのidが割当てる）

· device；　デバイス・ファイルのファイル名（Universeドライバが予め用意している）

· Mapping：　idで指定したアドレス空間の各属性を記述する

· vme_addr：　マップするVME空間の開始アドレス

· nof_bytes：　マップする空間のサイズ

構造体Mappingの型であるvme_mapping_ctrlはUniverseドライバのファイルvme_io.hの中で次のように定義されています（各メンバの定義については、vme_io.hを参照して下さい）。

◆ vme_io.h（Universeドライバ）

struct vme_mapping_ctrl {

  char max_datawidth;

  char address_space;

  char supuseram;

  char prgdataam;

};

以上の情報を基に、vmeInit() はmapVmeAdrsSpace() を呼び出してマッピングを行います。MapVmeAdrsSpace() は、まずMappingTbl[0] のdeviceを引数としてデバイス・ファイルをオープンし、返されたファイル・ディスクリプタをfdに格納します。その後、ioctl() システム・コールを発行してMappingとvme_addrをUniverseドライバに通知した後、mmap() システム・コールにより実際にマッピングを行います。ユーザ・アドレス空間内にマップされたVME空間の開始アドレスはmmap() の戻り値として得られ、vir_addrに構造体に格納されます。なお、vme_addrについては、それが適切な境界に一致しない場合は、UniverseドライバによりMappingTblに指定された値から変更される場合があります。変更された値は、指定されたvme_addrの値を上書きします。以上の手続きはNULL_MAPPINGが現れるまでMappingTblの各要素について繰り返されます。NULL_MAPPINGはnof_bytesが０のMappingTblの要素として定義されます。

　スレーブ・マッピングについても同様に初期化が行われますが、別の構造体配列、SlaveMappingTblを用いて記述します。関数mapVmeSlaveAdrsSpace() が、この情報を基に同様の手続きでマッピングを行います。
以下に一例としてSupervisorモード、A24アドレッシング、データ・アクセス、データ・サイズ32ビットの空間のみをマップする場合を示します。

● osdVme.c（VMEライブラリ）

static mappingInfo MappingTbl[] = 

{

  {

    VME_AM_STD_SUP_DATA,

    "/dev/vme_a24a16_super",

    0,

    {

      VMEMAP_DWIDTH_32, 

      VMEMAP_ASPACE_A24,

      VMEMAP_SUPUSERAM_SUPER, 

      VMEMAP_PRGDATAAM_DATA

    },

    0,

    0x00ff0000,

    0

  },

  NULL_MAPPING

};

	vmeMemProbe()


この関数は未だ実装されていません。バス・エラーの有無に関わらず常にOK（0）を返します。

	vmeBusToLocalAdrs()


vmeInit() が呼び出されてマッピングが実現した後では、MappingTbl構造体配列はマッピングされた全ての空間の管理情報を保持しています。vmeBusToLocalAdrs() は、引数のadrsSpaceとして与えられたidをキーとしてMappingTbl構造体配列を検索します。指定されたアドレス空間が見つかった場合には、引数として与えられた busAdrsがマップされた空間の範囲に収まっていることを確認した後、MappingTblのvir_addrとvme_addrを参照して必要な変換を行います。

	vmeLocalToBusAdrs()


vmeLocalToBusAdrs() の実装は、変換の方向が逆であることを除き、vmeBusToLocal() と同じです。

	vmeIntConnect()


vmeIntConnect() はその内部で以下の２つの関数を呼び出すことによって、指定されたCルーチンをVMEバス上の割り込みに結合します。

· intHandlerCreate()

· intVecSet()

以下、両者について順に説明します。

（1） intHandlerCreate()

intHandlerCreate() は、スレッド・ライブラリのスレッド生成関数threadCreate() を呼び出して、新たなスレッドisr_thread() を立ち上げます。isr_thread() は、ループの中でUniverseドライバの「割込みハンドラ」からのIPCメッセージを待機します（すぐ後に述べますが、Universe の「割込みハンドラ」をそのように改造します）。VMEライブラリ側のisr_thread() は、次のようなものです（一部、省略した個所を … で示します）。

● osdVme.c（VMEライブラリ）

static void isr_thread(void *ptr)

{

   threadArgs *p = (threadArgs *) ptr;

            . . .

   /* wait for irq messages and handle them appropriately */

   for (;;) {

      for(;;) {


  if (l4_i386_ipc_receive(univIrq.threadid, . . .) == 0)


    break;

                . . .

}

      /* invoke the handler */

      (*p->handler)(p->args);

      if (l4_i386_ipc_send(univIrq.threadid, . . .) == 0)


continue;
              . . .

   }

}

一方、Universeドライバの「割込みハンドラ」については、isr_thread() に対してIPC呼び出しを行うように、次のような変更を加えます。

◆ universe.c（Universeドライバ）

static inline void

handle_vme_irq(int level)

{

               . . .

  if (statid & UNIV_BM_VX_STATID_ERR) /* bus error during IACK cycle */

    {

               . . .

    }

  else

#ifdef L4_LINUX

    {

               . . .

      vector = (statid & UNIV_BM_VX_STATID_STATID) >>


UNIV_OF_VX_STATID_STATID;
      if (l4_i386_ipc_call(irq_device[level-1][vector].threadid, . . .))


{


      . . .


}

    }

#else

    {

             . . .

    }

#endif /* L4_LINUX */

}

Universeドライバの「割込みハンドラ」が起動し、IPCメッセージが到着する度に、isr_thread() は、そのコンテキストにおいて指定されたCルーチンを、指定された引数とともに呼び出します。

ハードウェアから割込みが通知されてから、実際にユーザが指定したCルーチンが呼び出されるまでのステップを整理すると以下のようになります（図２参照）。

· L4カーネルの内部にある（本物の）割込みハンドラがUniverseドライバの「割込みハンドラ」をスケジュールする。

· Universeドライバの「割込みハンドラ」は、irq_thread() に対してL4のIPCを使ってイベントの発生を通知する（IPCコールを行う）。

· irq_thread() は自らのスレッド・コンテキストにおいてユーザが指定したCルーチンを呼び出す。

これから分るように、割込みが発生してから、指定されたCルーチンが呼び出されるまでには、一般に２回のL4タスクの切替えが必要です（例えば割込み発生時に実行中であったEmacsからLinuxサーバ（Universeの「割込みハンドラ」）へ、そしてirq_thread() へ）。上記の３つのステップにおいて、Universeの「割込みハンドラ」はイベント通知の流れの中継点としての役割を果たしているだけですから、このステップは本来、取り除かれるべきものです。このステップを残した理由は、割込みコントローラへのアクノレッジ、及び当該割込みの無効化と再有効化をLinuxサーバの「割込みハンドラ」において行わせるためです。割込みコントローラの制御という大きな危険を伴う部分のコーディングを避け、またコードの変更箇所を極小化する代償として、現状では２回のL4タスク・スイッチというオーバヘッドを許容しています。割込みコントローラの制御をL4カーネルの内部で行うように構成することもできるようですので（この点は未確認）、その場合には安全にirq_thread() をL4カーネルの割込みハンドラから直接スケジュールすることが可能になり、割込みへの応答性が改善されます。
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Linux 割込みハンドラ


VME「割込みハンドラ」

　

Linuxサーバ・タスク

非リアルタイム・すレッド

図２　VME｢割込みハンドラ｣の実行
　

なお、ここに述べたUniverseドライバの「割込みハンドラ」の変更に伴って、Universeドライバの中で定義されるirq_device_type 型構造体の定義も変更する必要があります。

◆ universe.c（Universeドライバ）

#ifdef L4_LINUX

struct irq_device_type {

  l4_threadid_t threadid;

  int statid;


/* status/id register content */

};

#else
{

           . . .

};

#endif
irq_device_type型構造体は、先のコードにも示される通り、VMEバス上の割込みレベル（１から７）、及び割込みベクタ（０から２５５）についてのテーブル（２次元配列）として定義されています。

（2） intVecSet()

irq_device_typeテーブルへのisr_thread() の登録はintVecSet() が行います。このためにはUniverseドライバのioctl() の中で、VMEIRQ_SETLINKのエントリ（switch文のcaseの１つ）を変更します。これはUNIVERSE_MINOR_VMEIRQ（さらに外側にあるswitch文のcaseの１つ）の内部にあります。

◆ universe.c（Universeドライバ）
      case VMEIRQ_SETLINK:

#ifdef L4_LINUX


{


  struct vme_irq_mapping_type md;


  copy_from_user(&md, (char*)arg, sizeof(md));


        . . .


  irq_device[md.level -1][md.vector].threadid = md.threadid;


        . . .


}

#else


{


        . . .


}

VMEIRQ_SETLINKと対を成すVMEIRQ_GETLINKについても同様の変更が施されており、ioctl() システム・コールによりirq_deviceテーブルの特定のエントリに登録されたirq_thread() のスレッドID（この場合のスレッドIDとはL4カーネルが管理するスレッドIDを意味する）を読み出すことができます。但し、これに対応する関数はVMEライブラリ中には用意されていません。

　この変更に伴い、Universeドライバが定義するvme_irq_mapping_type 型の変更が必要となります。これはUniverseドライバに付属する vme_io.hの中で以下のように行います。

◆ vme_io.h（Universeドライバ）

#ifdef L4_LINUX

struct vme_irq_mapping_type {

  unsigned char level;

  unsigned char vector;

  l4_threadid_t threadid;

};

struct vme_irq_thread_type { 

  l4_threadid_t threadid;

  int           priority;

};

#define VMEIRQ_GETINFO _IOR('x',12,struct vme_irq_thread_type)

#define VMEIRQ_GETLINK _IOWR('x',6,struct vme_irq_mapping_type)

#else

struct vme_irq_mapping_type {

  unsigned char level;

  unsigned char vector;

};

#define VMEIRQ_GETLINK _IOR('x',6,struct vme_irq_mapping_type)

#endif

ここで新たに定義される構造体、vme_irq_thread_type は、Universeドライバの「割込みハンドラ」の L4スレッド情報を取得する ioctl() 操作（VMEIRQ_GETINFO）を追加するために使用されます。この ioctl() 操作は先に述べたvmeInit() において、VME アドレス空間のマッピングを初期化した後に実行されます。取得された「割込みハンドラ」のスレッド情報は、irq_thread() が「割込みハンドラ」からの IPC メッセージを受け取る際に使用されます。以下にVMEIRQ_GETINFO のエントリを示します。このエントリはVMEIRQ_SETLINK、VMEIRQ_GETLINK と同様、UNIVERSE_MINOR_VMEIRQ の中の case 文の１つとして追加します。

◆ universe.c（Universeドライバ）

#ifdef L4_LINUX

      case VMEIRQ_GETINFO:


{


  struct vme_irq_thread_type td = {L4_NIL_ID,0};


  l4_sched_param_t schedparam;


  l4_threadid_t foo_id = L4_INVALID_ID;


  td.threadid = l4_myself();


  l4_thread_schedule(td.threadid, 




     L4_INVALID_SCHED_PARAM, 




     &foo_id, 




     &foo_id, 




     &schedparam);


  td.priority = schedparam.sp.prio;


  copy_to_user((char *)arg, &td, sizeof(td));


  return(0);


}

#endif /* L4_LINUX */

	vmeIntEnable()


オリジナルのUniverseドライバは、初期化時にすべてのVME割込みレベルを有効にし、その後の無効化、再度の有効化を行う操作は用意されていません。個々の割込みレベルを独立に制御できるようにするために、Universeドライバのioctl() に以下のコードを追加します。これは、マイナー番号についてのswitch文中のcaseであるUNIVERSE_MINOR_CTLの中で、コマンドとしてVMECTL_ENINTを追加して使用します。vmeIntEnable() は指定された割込みレベルを引数として、このioctl() を呼び出します。

◆ universe.c（Universeドライバ）

    case VMECTL_ENINT:

      {


unsigned int lint_en;


printk(KERN_NOTICE "universe: enabling IRQ %d\n", (int)arg);


lint_en = read_register(UNIV_LINT_EN);


switch (arg) {


case 7:


  lint_en |= UNIV_BM_LINT_VIRQ7;


  break;


case 6:


  lint_en |= UNIV_BM_LINT_VIRQ6;


  break;


          . . .


case 1:


  lint_en |= UNIV_BM_LINT_VIRQ1;


  break;


default:


  return -EINVAL;


}


write_register(lint_en, UNIV_LINT_EN);


printk(KERN_NOTICE "universe: enabled IRQ %d\n", (int)arg);


retval = 0;


break;

      }

	vmeIntDisable()


vmeIntDisable() を実装するために必要なUniverseドライバの変更はvmeIntEnable() の場合と同様です。ioctl() の呼び出し時に指定するコマンドとしてVMECTL_DISINTを追加します。

◆ universe.c（Universeドライバ）

    case VMECTL_DISINT:

      {


unsigned int lint_en;


printk(KERN_NOTICE "universe: disabling IRQ %d\n", (int)arg);


lint_en = read_register(UNIV_LINT_EN);


switch (arg) {


case 7:


  lint_en &= ~UNIV_BM_LINT_VIRQ7;


  break;


case 6:


  lint_en &= ~UNIV_BM_LINT_VIRQ6;


  break;


case 1:


  lint_en &= ~UNIV_BM_LINT_VIRQ1;


  break;


default:


  return -EINVAL;


}


write_register(lint_en, UNIV_LINT_EN);


printk(KERN_NOTICE "universe: disabled IRQ %d\n", (int)arg);


retval = 0;


break;

      }

    default:

      return -EINVAL;

    }

    break;

７．パフォーマンス測定

本節ではVMEライブラリとOSインターフェース・ライブラリを使用して割込み応答時間を測定する方法とその結果について述べます。測定に使用したハードウェアは以下の通りです。

· CPU ボード：　VMIC 社製　VMIVME-7698-130（３００MHz）

· HDD ドライブ ＆ FDD ドライブ：　VMIC 社製 VME-7452-505

測定方法のあらましは次のようなものです。

· 特定のレジスタへの書き込みに対して直ちに割込みによるアクノレッジを返すVMEモジュールを用意し、この割込みにVMEバス上の割込みベクタを１つ割当てる

· 割込みが発生した際に起動すべきルーチン（「割込みハンドラ」）を用意し、先の割り込みベクタに結合する

· 「割込みハンドラ」の中では、別途、生成済みのリアルタイム・スレッドに対してセマフォア操作によりイベントの通知を行う

· 割込みをトリガする直前に時刻を取得し、その結果として起動されたリアルタイム・スレッドが再度、時刻を取得する

· この間の時間を多数回繰り返して測定することにより、割込みが発生してから、それに対してリアルタイム・スレッドが応答するまでの遅延時間の最悪値を探す

遅延時間の測定は、CPUのクロック・カウントの差分を求めることにより行います。実際に測定に使用したサンプル・コードを以下に示しますが、使用したVMEモジュール（Modicon 社製SV85 VME / Modbus Plusインタフェース・ボード）に固有な部分については省略してあります。

◆ vmeIntTest.c
#include <l4/sys/ipc.h>

#include <l4/sys/syscalls.h>

#include <l4/sys/kdebug.h>

#include <l4/util/thread.h>

#include <l4/util/util.h>

#include <stdio.h>

#include "osiThread.h"

#include "osiSem.h"

#include "errlog.h"

#include "osdVme.h"

#define MPI_IRQ_LEVEL 2

#define BYTE_MASK  0xff

         (一部略)

static void mpiIrq(void);

static void rt_task(void);

static unsigned short baseAddress = 0x9000;
static unsigned char *bottom;
static unsigned long int_count = 0;

static unsigned long cmd_count = 0;

static unsigned long long int start;

static unsigned long long int stop;

static semBinaryId binary;

static threadId tid;

static unsigned long events[1024];

         (一部略)

unsigned long long int rdtsc( viod )

{

  unsigned long long int x;

  __asm__ volatile (".byte 0x0f, 0x31" : "=A" (x));

  return x;

}

void vmeIntTest(int vector)

{

  int i;

  unsigned long delay;

  unsigned long max_delay = 0;

  /* threadInit, errlogInit and vmeInit */

  threadInit();

  errlogInit(4096);

  if ( vmeInit() == ERROR ) 

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: vmeInit failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

  binary = semBinaryCreate(semEmpty);

  if ( !binary )

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: semBinaryCreate failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

  tid = threadCreate( "rt_task", 



      99, 



      threadGetStackSize(threadStackSmall), 



      rt_task, 



      0 );

  if ( !tid )

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: vmeBusToLocalAdrs failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

  /* Modbus Plus specifics follow here */

  if ( vmeBusToLocalAdrs( VME_AM_SUP_SHORT_IO, 




  (char *)(int)baseAddress, 




  (char **)&bottom ) == ERROR )

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: vmeBusToLocalAdrs failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

  if ( vmeIntConnect( MPI_IRQ_LEVEL, 



      vector, 



      mpiIrq, 



      0 ) == ERROR )

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: vmeIntConnect failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

  if ( vmeIntEnable( MPI_IRQ_LEVEL ) == ERROR )

    {

      errlogPrintf( "vmeIntTest: vmeIntEnable failed.\n" );

      exit( -1 );

    }

         (一部略、　ここで VME モジュールへの各種設定値の書き込みを行う)

  errlogPrintf( "Wait 5 seconds for MPI to settle...\n" );

  threadSleep( 5 );

  for (i=0; i < 10000; i++)

    {

      start = rdtsc();

         (一部略、　ここで割り込みをトリガするために VME モジュールのレジスタへの書き込みを行う)

      cmd_count++;

      threadSleep( 0.05 );

      if ( cmd_count != int_count )


{


  printf( "interrupt failed\n" );


}

      delay = (int)(stop - start)/300;

      if ( delay > max_delay )


{


  max_delay = delay;


  printf( "[%06ld] max latency is %ld usec.\n", int_count, max_delay );


}

      events[delay/10]++;

    }

  for (i=0; i < 1024; i++)

    {

      if ( events[i] )


printf( "events[%04d]: %6d\n", i, events[i] );

    }

}

static void mpiIrq(void)

{

         (一部略、　ここで VME モジュールが立てた割り込みをクリアするための処理を行う)

  semBinaryGive(binary);

}

static void rt_task(void)

{

  unsigned char crashCode;
  for (;;)

    {

      if ( semBinaryTake(binary) != semTakeOK )


{


  printf( "rt_task: semBinaryTake returned error!\n" );


}

      stop = rdtsc();

      int_count++;

         (一部略、　ここで割込みが期待したものであったことを確認する)

    }
｝

上に示したコードの中のvmeIntTest() 関数を、割り込みベクタを引数として次に示すmain 関数から呼び出して実行します。

◆ vmeIntTestMain.c
#include <stddef.h>

#include <stdlib.h>

#include <stddef.h>

#include <string.h>

#include <stdio.h>

#include <ctype.h>

#include "osiThread.h"

void vmeIntTest(int vector);

int main(int argc,char *argv[])

{

  int level = 0;

  int vector = 0;

  if(argc>1) {

    if(isdigit(*argv[1])) {

      sscanf(argv[1], "%d", &vector);

      printf("main: vector: %d\n", vector);

    } else {

      printf("main: Illegal argument %s\n",argv[2]);

    }

  }

  vmeIntTest(vector);

  printf("main: main terminating\n");

  return(0);

}

このコードを実行する前に、ハードディスクに高い負荷をかける次のプロセスを立ち上げます。これはリアルタイム・プロセスではない通常のプロセスです。このプロセスがI/Oを頻繁に行うことにより、Linuxサーバが実行している最中にリアルタイム・スレッドを起動する割り込みが発生する状況をつくり出すことが目的です。

#! /bin/csh

while(1)


ls -lR / >& /dev/null

end

このバックグラウンド・プロセスを立ち上げた状態で、先のサンプル・コードを実行した結果を以下に示します。遅延時間の測定回数は１万回です。実行中のサンプル・コードは、各回の遅延時間の測定において、前回の遅延時間と今回の遅延時間を比較します。今回の遅延時間の方が長かった場合に限り、その値をmax latencyとしてコンソールに表示します。また、１０マイクロ秒刻みのヒストグラムを作成するために、各回の遅延時間に相当するカウンタ（events配列の要素）をインクリメントします。測定終了後には、０でないカウンタの値がまとめて表示されます。
odagiri-decpc:/usr/epics/base/src/libCom/test/O.linux-l4# ./vmeIntTestHost 2

main: vector: 2

mapVmeAdrsSpace: Mapped adrs: 0x35710000

mapVmeAdrsSpace: Mapped adrs: 0x36700000

getUniverseInfo: Universe irq thread: task 5, lthread 26 at 205

intVecSet: set task 70, lthread 0 to vector 2 at level 2

Wait 5 seconds for MPI to settle...

[000001] max latency is 129 usec.

[000010] max latency is 148 usec.

[000043] max latency is 188 usec.

[000054] max latency is 228 usec.

[000342] max latency is 248 usec.

[000378] max latency is 291 usec.

[000619] max latency is 303 usec.

[000819] max latency is 678 usec.

events[0005]:      7

events[0006]:     89

events[0007]:    161

events[0008]:    486

events[0009]:   1708

events[0010]:   2259

events[0011]:   1995

　　　　　　（中略）

events[0029]:      3

events[0030]:      1

events[0067]:      1

main: main terminating

上に示した結果より、遅延時間の最悪値は６７８マイクロ秒であることが分ります。この結果は、測定回数を１０万回に上げても然程変りません。最頻値である１００マイクロ秒付近から最悪値までの分布は、Linuxサーバが割込みを禁止して実行することに由来すると思われます（図３参照）。
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図３　遅延時間の測定結果
逆に、割込みが有効である限りリアルタイム・スレッドの実行をLinuxサーバがブロックしないため、全てのイベントが１ミリ秒以内に収まっていると言えます。これは、実際にリアルタイム・スレッド（vmeIntTest() の中で生成されるrt_task()）の優先度を、Linuxサーバの優先度よりも下げることで確かめることができます。この場合、rt_task() はLinuxサーバから実行を横取りすることができないため、通常のLinuxにおけるリアルタイム・プロセスに見られる、数十ミリ秒の長い遅延時間が観測されます。最頻値が１００マイクロ秒程度であることは、バックグラウンド・プロセスが実行中に割込みが発生した場合には、mpiIrq() が起動されるまでに少なくとも２回の、rt_task() が起動されるまでに３回のL4タスクの切替え（仮想アドレス空間の切替えを伴う）が必要になることを考慮すればリーズナブルな結果であると思われます（「６. VMEライブラリの実装」を参照）。L4タスクの切替えに伴うオーバーヘッドについては、正確な測定は行っていませんが、大雑把に言って２０ないし３０マイクロ秒かかるようです。
なお、ここで述べた測定方法では、遅延時間の中にVMEモジュールのレジスタに割込みをトリガする書き込みを行ってから、実際に割込みが発生するまでの時間も含まれてしまうため、あまり正確な方法ではありません。より正確な測定を行うにはRef. 10に示されるハードウェア構成を用いた測定を行うことが必要です。
APPENDIX A：
L4-Linux のプロセスに Linuxサーバ よりも高い優先度を与える方法

L4-Linux 上でプロセスに Linux サーバよりも高い優先度を割当てるためには、以下の３つのファイルに変更を加える必要があります。
· linux22/include/l4linux/x86/config.h

· linux22/arch/l4/x86/kernel/process.c

· linux22/arch/l4/x86/emulib/user.c

以下、それぞれのファイルについてオリジナルとの diff をとった結果を示しながら、加えた変更の意味について説明します。

◆ linux22/include/l4linux/x86/config.h
odagiri-q8:/usr/drops/linux22/include/l4linux/x86# diff config.h config.h.org 

13,16c13,16

< #define PRIO_IRQ(x) (193 + irq_prio[(x)]) /* 193 .. 208 */

< #define PRIO_BOTTOM_HALF 
192

< #define PRIO_KERNEL 

64

< #define PRIO_ROOT 

32

---

> #define PRIO_IRQ(x) (129 + irq_prio[(x)]) /* 129 .. 144 */

> #define PRIO_BOTTOM_HALF 
128

> #define PRIO_KERNEL 

127

> #define PRIO_ROOT 

100

20c20

< #define MCP_KERNEL  

255

---

> #define MCP_KERNEL  

100

L4 カーネルがサポートする０から２５５の優先度の中から、リアルタイム・スレッドに９０から１８９までの優先度を与えます。このために、優先度Linux サーバ内部の L4 スレッドの優先度の割当てを変更します。リアルタイム・スレッドには Linux サーバの優先度（PRIO_KERNEL）よりも高く、Linux の「割込みハンドラ」の優先度（PRIO_IRQ）よりも低い優先度を与えます。

また、MCP_KERNEL の値を２５５に変更します。MCP とは各 L4 タスクに対して与えられるパラメータで、そのタスクが制御し得る最高の優先度を表わします。MCP_KERNEL の値を２５５に設定することは、Linux サーバが取り扱うことのできる優先度に対する制限を外すことを意味します。

◆　linux22/arch/l4/x86/kernel/process.c

odagiri-q8:/usr/drops/linux22/arch/l4/x86/kernel# diff process.c process.c.org

514c514

<   if (!__l4_task_new_prio(t->user_thread_id, &task, MCP_KERNEL,

---

>   if (!__l4_task_new_prio(t->user_thread_id, &task, 0,

Linux のプロセスに対しても、MCP による制限を外します。これにより、全ての Linux プロセスは、０から２５５までの任意の優先度を取り扱うことができるようになります。
◆ linux22/arch/l4/x86/emulib/user.c

odagiri-q8:/usr/drops/linux22/arch/l4/x86/emulib# diff user.c user.c.org 

74,95d73

< #define ODAGIRI

< #ifdef ODAGIRI

<       /*

< 
before that, need to check priority.

< 
do not loop with having a priority higher than that of 

< 
Linux server.

<       */

<       {

< 
l4_threadid_t foo_id = L4_INVALID_ID;

< 
l4_sched_param_t sched_param, old_param;

< 

< 
l4_thread_schedule( user_id, L4_INVALID_SCHED_PARAM,

< 


    &foo_id, &foo_id, &sched_param );

< 

< 
if ( sched_param.sp.prio > PRIO_USER_PROCESS )

< 
  {

< 
    sched_param.sp.prio = PRIO_USER_PROCESS;

< 
    l4_thread_schedule( user_id, sched_param,

< 



&foo_id, &foo_id, &old_param );

< 
  }

<       }

< #endif

ここでの変更はプロセスが Linux サーバからシグナルを受け取って終了する場合の処理に関わるものです。この際、L4-Linux ではプロセスが一時的にアイドル・ループを実行します。もし、このプロセスがLinux サーバよりも高い優先度を持ったままであると、Linux サーバには実行する機会が与えられないため、システムが応答しなくなります。そこで、プロセスがアイドル・ループを実行する前に自らの優先度を検査し、もし高い優先度を持っていたならば、通常の優先度に下げてからアイドル・ループを実行するように変更します。
APPENDIX B：
L4-Linux をリアルタイム・システムとして利用する際のメモリ管理上の問題点と解決策

APENDIX A に述べた方法により Linux プロセスに高い優先度を与えることは簡単です。しかし、このプロセスにリアルタイム処理を行わせようとした場合、「５.１ スレッド・ライブラリ」に述べたように、L4-Linux 特有のメモリ管理アーキテクチャに伴う問題があります。ここでは、その対応策について述べます。ただし、以下で述べる方法は、あくまでも当面の回避策であり、最終的な解決策ではないと考えております。

問題となるのは、Linuxサーバが操作する論理的なアドレス変換テーブルと、L4 カーネルが操作する２つのテーブルの内容が常に一致するか？という点です。言い換えれば Linux が論理的なテーブルに変更を加えた場合、いつ、どのようにして、その変更が L4 のテーブルに反映されるのか？という問題です。実は本物のテーブルの内容が論理的なテーブルに従って更新される機会はプロセスがページ・フォルトを起こしたときに限られます。この点について詳しく述べる前に、L4-Linux においてページ・フォルトが処理される仕組みについて説明が必要です。なお、以下ではアドレス変換テーブル一式を「ページ・テーブル」と略します（２レベルのアドレス変換テーブルを用いる Intel i386 アーキテクチャの場合には、実際にはページ・ディレクトリ・テーブルとページ・テーブルに分かれていますが、ここでは、これら一式を「ページ・テーブル」と総称することにします）。また、それが Linux サーバと L4 カーネルのどちらにあるものを指すかを（論理・本物）と沿えて区別します。

さて、ページ・フォルトの処理に戻りますが、物事が進む順序を追うと次のようになります。

（a）プロセスがページ・フォルトを起こす。

（ｂ）L4 がこのページ・フォルトをトラップして Linux サーバへの処理要求メッセージ（IPC）に変換する。このメッセージには仮想ページのマッピングを要求するためのオプションが指定されている（仮想ページのマッピングの意味については、すぐ後に説明します）。

（ｃ）Linux サーバ標準の Linux が行うのと同じ手続きに従い必要な処理、例えばページ・インとページ・テーブル（論理）の書換えを行った後、プロセスにメッセージを返す。このメッセージには仮想ページを Linux サーバからプロセスへマップすることを指示するオプションが指定されている。

（ｄ）（ｂ）と（ｃ）のIPC が同期した時点で L4 カーネルの内部で、Linux サーバの仮想アドレス空間からプロセスの仮想空間への仮想ページのマッピングが行われる。

ここで、「仮想ページのマッピング」とは、L4 カーネル内のページ・テーブル（本物）において、仮想ページのエントリを、 (１つの L4 タスクとしての) Linux サーバのページ・テーブル（本物）からページ・フォルトを起こしたプロセスのページ・テーブル（本物）へコピーすることを意味します（Linux サーバ自身の L4 カーネル内のページ・テーブル（本物）は初期化時にそれ自身の仮想アドレスが物理アドレスに一致するような形で埋められています）。何を何処にコピーするかは Linux サーバがページ・フォルトを起こしたプロセスのページ・テーブル（論理）の中身を調べて指示を出します。その結果として、ページ・テーブル（本物）の内容はページ・テーブル（論理）のコピーになります。

さて、ここで問題となるのは、プロセスが mlockall() や mmap() のようなメモリ管理テーブルの書き換えを伴うシステム・コールを実行した場合です。これらのシステム・コールが呼び出し側へ返るとき、既にページ・テーブル（論理）の書き換えは終わっています。しかし、この時点ではその変更はページ・テーブル（本物）には反映されていません。したがって、例えば mlockall() が正常に実行された後であっても（必要なページが既にページ・インされ、かつ、ページ・テーブル（論理）の書換えが終わっているにも関わらず）プロセスはページ・フォルトを起こし、これは上に述べた仕組みで処理されることになります。つまり、ただ単にページ・テーブル（本物）の内容を、ページ・テーブル（論理）に合わせて更新するだけのためにページ・フォルトを起こすことが必要となります。mmap() を実行した場合についても事情は同じです。

このような状況は、通常の TSS として使用する限りにおいては特に問題にはなりません。しかし、L4-Linux のプロセス自身をリアルタイム・プロセスとして利用しようとするときには致命的な問題です。そもそもの目論見は、L4 にスケジューリングされる L4-Linux 上のプロセスは Linux サーバに処理を要求しなければ、単に高い優先度を与えるだけでリアルタイム・プロセスにできる、ということにありました。しかし、mlockall() を実行した後でもページ・フォルトを起こし、その処理を Linux サーバに要求するようでは、この前提条件が崩れてしまいます。

最も正統的な解決方法は、メモリ管理に関わるシステム・コール（実体はメッセージ・パッシング）の実装を拡張して、システム・コールに伴うメッセージの送受信に際して仮想ページのやり取りさせることです。すなわち、プロセスがメッセージを送る際には仮想ページの受信オプションを付けるようにし、一方で Linux サーバは論理的なページ・テーブルの書き換えを行った際には、変更された全ての仮想ページをプロセスに送るようにします（これは一般にマッピングとアンマッピングの両者を含む）。実際、このように Linux のシステム・コール（IPC）を拡張するために必要な機能は L4 カーネルに備わっているように思われます。しかし、これを行うことはシステムの屋台骨に大幅な修正を加えることになり、相当なデバッグも必要になると思われます。

そこで、より正統的でない（というより反則ワザである）が、コーディングが容易で、かつ問題を局所化できる方法として次のような方法を採ることにしました。まず、Linux サーバが仮想ページを、その受け手であるプロセスの同意の有無に関わらず一方的に送りつけられるようにします。これは仮想ページの送り手と受け手の間で合意が成立したときに L4 カーネルの内部で呼ばれる関数を、 Linux サーバが自由に使えるようにすることで可能となります。つまり、仮想ページのエントリを自らのページ・テーブル（本物）から他のプロセスのページ・テーブル（本物）にコピーする関数を L4 のシステム・コールとして呼び出せるようにします（言うまでもなく、これはシステムのセキュリティに穴を開けることになるため、このようなシステム・コールは用意されていません）。次に、この L4 システム・コールを使って、２種類のページ・テーブル（「論理」と「本物」）をページ・フォルトによらずに一致させるための Linux のシステム・コール（IPC）を実装します。そのための具体的方法を以下、順を追って述べます。

B.1　L4 カーネルへのシステム・コール（l4_fpage_map）の追加
ここでは任意の L4 タスクが自らの仮想ページを他のタスクに相手の同意を得ることなく仮想ページを送れるようにするシステム・コールを追加する方法を示します（もちろん、ここでは Linux サーバが Linux プロセスに対して使用することのみを想定していますが、逆に、このような使い方に限定する方法はありません。）このためには、
l4/kernel/fiasco/src
において以下の４つのファイルに変更を加えます。

entry.h, entry.S, syscall.cc, thread.h

まず、entry.h では例外、割込み、システム・コールに使用される割込みディスクリプタの総数が指定されているので、システム・コールの追加に合わせて、これを一つ増やします。

const unsigned idt_max = 0x38;
// 0x20 CPU excps, 0x10 irqs, 8 syscalls

次に、entry.S にあるアセンブラ・コードにシステム・コール、sys_fpage_map　のエントリを追加します。マクロとして展開される SYSTEM_CALL は同じファイルの中で定義されています。

SYSTEM_CALL(0x30,sys_ipc)

SYSTEM_CALL(0x31,sys_id_nearest)

SYSTEM_CALL(0x32,sys_fpage_unmap)

SYSTEM_CALL(0x33,sys_thread_switch)

SYSTEM_CALL(0x34,sys_thread_schedule)

SYSTEM_CALL(0x35,sys_thread_ex_regs)

SYSTEM_CALL(0x36,sys_task_new)

SYSTEM_CALL(0x37,sys_fpage_map)

また、　syscall.cc では、

（1） システム・コールのディスパッチ・テーブルへの登録

（2） システム・コールの名前の登録

（3） 関数本体の実装

の３点について追加変更を行います。

まず、ディスパッチ・テーブルへの登録は、以下に示すように行います。
unsigned (thread_t::*syscall_table[])(thread_regs_t *regs) = 

{ 

  &thread_t::sys_ipc, 

  &thread_t::sys_id_nearest, 

  &thread_t::sys_fpage_unmap, 

  &thread_t::sys_thread_switch, 

  &thread_t::sys_thread_schedule, 

  &thread_t::sys_thread_ex_regs, 

  &thread_t::sys_task_new,

  &thread_t::sys_fpage_map

};

次に、名前の登録は以下のようにします。

static char * const syscall_names[] =
{

  "IPC", "IDN", "FPU", "SWI", "SCH", "EXR", "TNW", "FPM"
};

　最後に関数本体の実装を示します。

unsigned

thread_t::sys_fpage_map(thread_regs_t *regs)

{

  threadid_t dst_id(regs->thread_esi_edi());

  thread_t *receiver = dst_id.lookup();

  if (! dst_id.is_nil()) // not nil thread, and not irq id?

    {

      if (! receiver)


return L4_IPC_ENOT_EXISTENT;

    }

  return fpage_map(space(), 



   (l4_fpage_t){fpage: regs->ebx}, 



   receiver->space(), 



   l4_fpage(0, 32, 1, 0), 



   regs->edx & ~PAGE_MASK);

}

　上に見るとおり、要はカーネル内に始めから存在している fpage_map という関数を適切な引数とともに呼び出すだけです。syscall.cc に加える変更は以上です。

次に thread.h に加える変更を示します。このファイルでは各々のシステム・コールが L4 スレッドの　thread_t クラスのメソッドとして定義されている部分に追加が必要になります。

  //

  // system calls and other kernel entry points

  //

  unsigned sys_ipc(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_id_nearest(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_fpage_unmap(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_thread_switch(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_thread_schedule(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_thread_ex_regs(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_task_new(thread_regs_t *regs);

  unsigned sys_fpage_map(thread_regs_t *regs);

以上がカーネル自体に加える変更の全てです。次に、このシステム・コールをユーザ空間（L4 タスク）から呼び出すためのシステム・コール関数を用意します。これは以下のディレクトリにおいて行います。

l4/pkg/l4sys/include/l4/sys

　変更を加えるファイルは syscalls.h　と syscalls-l42-gcc295-nopic.h の２つである。後者はコンパイラのヴァージョンとコンパイル・オプションに依存しますので、使用する環境に合わせたものを変更する必要があります。ここでは筆者が作業を行った環境に合わせて上記のファイルを変更しました。

　まず、syscalls.h に関数宣言を追加します。

L4_INLINE void

l4_fpage_map(l4_threadid_t dest_id, dword_t snd_base, l4_fpage_t fpage);
関数の本体は syscalls-l42-gcc295-nopic.h　（若しくは環境に応じた相当のファイル）に置きます。

#ifndef __pic__

L4_INLINE void

l4_fpage_map(l4_threadid_t dest_id, 


     dword_t snd_base, l4_fpage_t fpage)

{

  unsigned dummy1, dummy2, dummy3, dummy4;

  asm volatile(


  "pushl
%%ebp   \n\t"

/* save ebp, no memory 







   references ("m") after 







   this point */


  "int
$0x37

\n\t"


  "popl
%%ebp

\n\t"

/* restore ebp, no memory 







   references ("m") before 







   this point */


  : 


  "=d" (dummy1),

/* EDX, 0       */


  "=b" (dummy2),

/* EBX, 1
*/


  "=S" (dummy3),

/* ESI, 2
*/


  "=D" (dummy4) 
        /* EDI, 3       */


  :


  "0" (snd_base),
        /* EDX, 0 
*/


  "1" (fpage),


/* EBX, 1
*/


  "2" (dest_id.lh.low),

/* ESI, 2
*/


  "3" (dest_id.lh.high)

/* EDI, 3
*/


  :


  "eax", "ecx"

      );

};

#endif

　これで Linux サーバは、この l4_fpage_map という関数を呼び出すことで、任意のプロセスに対して仮想ページを一方的に送りつける（L4 カーネル内にある本物のページ・テーブルの間でエントリのコピーを行う）ことが出来るようになりました。次に、この L4 システム・コールを使って、プロセスが Linux サーバに対して Linux が管理する論理的なページ・テーブルの内容を、本物のページ・テーブルに降ろすように依頼するための Linux のシステム・コールをつくります。

B.2　Linux サーバへのシステム・コール（mflush）の追加

新しく追加するシステム・コールは mflush と名付け、慣例に従って、

linux22/mm/

の下に mflush.c というファイル名で置くことにします。その中身は以下のように非常に簡単なものです。

static int do_mflush(int flags)

{

  struct vm_area_struct *vma;

  unsigned long addr;

  pgd_t *pgd;

  pmd_t *pmd;

  pte_t *pte;

  for (vma = current->mm->mmap; vma ; vma = vma->vm_next)

    {

      addr = vma->vm_start;

      while (addr < vma->vm_end)


{


  pgd = pgd_offset(vma->vm_mm, addr);


  pmd = pmd_offset(pgd, addr);


  pte = pte_offset(pmd, addr);


  if (pte_present(*pte))


    send_fpage(pte, addr);


  else


    return -EAGAIN;


  addr += PAGE_SIZE;


}

    }

  return 0;

}

asmlinkage int sys_mflush(int flags)

{

  int ret;

  down(&current->mm->mmap_sem);

  lock_kernel();

  ret = do_mflush(flags);

  unlock_kernel();

  up(&current->mm->mmap_sem);

  return ret;

}

改めて説明するまでもないと思いますが、do_mflush が行うことを言葉にすれば、以下のようになります。

（ア）　mflush を発行したプロセスを構成する仮想メモリ・エリアの全てについて、

（イ）　その開始アドレスから最後のアドレスまでを舐めながら、

（ウ）　もし、ページ・テーブル・エントリが有効であれば、それを本物のページ・テーブルに送る関数（send_fpage）を呼ぶ。有効でないページ・テーブル・エントリを発見した場合には、即座にエラーを返す。

　有効でないページ・テーブル・エントリを発見した場合にエラーを返すようにしたのは、これが mlockall の呼び出しの後に、それを補完するものとして呼び出されることを想定しているためです。肝心の仮想ページを送る関数 send_fpage が前節に述べた l4_send_fpage の呼び出しを行います。これは、
linux22/arch/l4/l4arch/lib/pte.c

に以下のコードを追加する形で用意します。

#include <linux/vmalloc.h>

void send_fpage(pte_t *ptep, unsigned long vir_addr)

{

  struct vm_struct * map_area;

  unsigned long kern_map_addr;

  l4_snd_fpage_t fpage;

  if (pte_page(*ptep) < (unsigned long)high_memory)

    {

      /* update a RAM page, note that virtual is physical in kernel */

      fpage.fpage = l4_fpage(pte_page(*ptep),




     L4_LOG2_PAGESIZE, 




     pte_write(*ptep) ? L4_FPAGE_RW : L4_FPAGE_RO,




     L4_FPAGE_MAP);

    }

  else if (pte_page(*ptep) >= 0x80000000UL)

    {

      kern_map_addr = lookup_dev_map_table(pte_page(*ptep));

      if (! kern_map_addr)


{


  map_area = get_vm_area(2*L4_DEV_PAGE_SIZE);


  if (! map_area)


    {


      printk("no map_area\n");


      return;


    }


  kern_map_addr = L4_DEV_PAGE_ALIGN((unsigned long)map_area->addr);


  if (! request_dev_page_from_sigma0(kern_map_addr, 






    pte_page(*ptep) & L4_DEV_PAGE_MASK))


    {


      printk("request region failed\n");


      return;


    }


  insert_dev_map_table(pte_page(*ptep), kern_map_addr);


}

      fpage.fpage = l4_fpage(kern_map_addr + 




     (pte_page(*ptep) & ~L4_DEV_PAGE_MASK), 




     L4_LOG2_PAGESIZE, 




     L4_FPAGE_RW, 




     L4_FPAGE_MAP);

    }

  else

    {

      printk("high_memory <= pte_page(*ptep) < 0x80000000U");

      return;

    }

  fpage.snd_base = vir_addr & PAGE_MASK;

  l4_fpage_map(current->tss.user_thread_id, fpage);

}

多少、ごたごたして見えるのは、実は L4-Linux では 実メモリ（ < high_memory ） とデバイス・メモリ（ >= 0x80000000UL ）との扱いが異なるためで、ややこしいのは後者です。これについてはすぐ後に述べることにして、まず、実メモリの場合について見れば極めて単純です。要は、送り元である Linux サーバの仮想アドレス（ pte_page(*ptep) ）から送り先であるプロセスの仮想アドレス（ vir_addr ）に仮想ページをマップする、というだけです。但し、なぜ pte_page(*ptep) が Linux サーバの仮想アドレス内での送り元になるのかについては

説明が必要かもしれません。 pte_page(*ptep) 自体の本来の意味は、プロセスの当該ページの物理アドレスです。一方、Linux サーバの仮想空間は物理空間にオフセットなしのストレート・マッピングで射影されているため、Linux サーバにとっては物理アドレスがそのまま自分の仮想アドレスとして読み替えることができる訳です。

　次にデバイス・メモリのマップについてですが、まず注意すべきことは、L4-Linux では、物理アドレス空間内での使用範囲が 0x80000000 以上に制限されていることです。このような制限は通常の Linux には存在しないので、ドライバを書く際には注意が必要です。また、Linux サーバにとってデバイス・メモリは実メモリの場合と次の２点で取り扱いが異なることにも注意が必要です。

（A） Linux サーバの実メモリに対応する仮想アドレスは起動時にすでに物理アドレスにマップされているのに対して、デバイス・メモリについてはそうではありません。このこと自体は通常の Linux の場合と何ら変りませんが、この点は次の理由で特別な意味を持ちます。L4-Linux の場合は Linux サーバとプロセスが独立した仮想空間、すなわち、別のページ・テーブル（本物）を持ち、プロセスは必ず Linux サーバを経由して物理アドレスへのマッピングを行います。したがって、プロセスからのデバイス・メモリのマップ要求があった場合には、Linux サーバは、まず自らの仮想空間内でその物理アドレス領域をマップし、その後、その領域の上にプロセスのアドレス空間をマップするという手順を踏まなければなりません。コードの中で、request_dev_page_from_sigma0 への呼び出しを行っている部分がこの最初のステップです。Linux サーバは、この呼び出しにより下位に位置するページャに対して自らの仮想空間の物理空間へのマッピングの要求を行っています。

（B）　Linux サーバの下位に位置するページャは、最初の 1G （ < 0x40000000 ）の物理空間を 4K バイト単位で、それより高い物理空間は 4M バイト単位で管理しています。このため、デバイス・メモリをマップする場合には、その物理空間での開始アドレスは 4M バイトにアラインされている必要があります。これも通常の Linux にはない話です。さらに 4M バイト単位で仮想ページのマップを行う場合には、仮想空間でも 4M バイトのアラインが要求されるようです。一方、mmap システム・コールでは、使用する仮想メモリ領域を割当てる際に 4K 単位でアラインされた領域を割当てます。上に示したコードでは、この 4K 単位と 4M 単位の差異を調整することも行っています。

　以上の２点をコードに沿って要約すると次のようになります。

（1） 引数として与えられた物理アドレスを含む 4M 単位の物理アドレス領域が既に Linux サーバの仮想アドレス空間にマップされているならば、その領域から 4M の境界からのオフセットを考慮して 4K のページを切り出してプロセスの仮想空間にマップする。

（2） 引数として与えられた物理アドレスを含む 4M 単位の物理アドレス領域が未だ Linux サーバの仮想アドレス空間にマップされていないならば、その領域を下位のページャに要求し、そこから 4M の境界からのオフセットを考慮して 4K のページを切り出してプロセスの仮想空間にマップする。また、新たに獲得した 4M 単位の領域が自らの仮想アドレス空間内にマップされていることを記録する。

　最後に、この節で実装した mflush システム・コールをプロセスから呼び出すための方法を示します。

#include </usr/drops/linux22/include/asm-i386/unistd.h>

extern int errno;

_syscall1(int,mflush,int,ret)

インクルードするファイルについては、開発環境に多少、混乱があるため、上に示したような怪しげなことをしています。本来は unistd.h をインクルードするだけで良いはずです。_syscall1 マクロの実体は、 asm-i386/unistd.h の中で定義されており、以下のようなものです。

#define __syscall_return(type, res) \

do { \


if ((unsigned long)(res) >= (unsigned long)(-125)) { \



errno = -(res); \



res = -1; \


} \


return (type) (res); \

} while (0)

#define _syscall1(type,name,type1,arg1) \

type name(type1 arg1) \

{ \

long __res; \

__asm__ volatile ("int $0x80" \


: "=a" (__res) \


: "0" (__NR_##name),"b" ((long)(arg1))); \

__syscall_return(type,__res); \

}

この中で一点、奇異に見えると思われるのは、通常のLinuxのシステム・コールであるint $0x80を実行している部分でしょう。もちろん、これはL4 カーネルにとっては意味をなさず、一般保護例外を引き起こします。実は、この例外をトラップしてL4-Linuxの然るべきIPCに変換するライブラリが用意されています。このエミュレーションを行うカラクリのお陰で、通常のLinuxで動作するバイナリは、そのままL4-Linuxの上でも動作します。

B.3　mmap システム・コールの修正
　L4-Linux 上で mmap システム・コールを発行した場合、Linux サーバが持つ論理的なページ・テーブルは通常の Linux の場合と同様に正しく書き換えられます。その後で、B.2 に述べた mflush を使えば プロセスの仮想空間における変更を本物のページ・テーブルに反映させることが出来るはずです。しかし、以下で述べる理由により、mmap については論理的なページ・テーブルのエントリの一つ一つを操作する度にその都度、その変更を本物のページ・テーブルに反映させるように変更することにしました。このようにしたのは、X サーバが L4-Linux の上で正常に動作しないという不具合があったこと、そして、その原因が前節で述べた 4M 単位のページ管理にあることが推定されたからです。バイナリとしての X サーバを動作させるためには mmap の呼び出しの中から前節に示した関数、send_fpage を呼び出しておく必要があります。mmap システム・コールの処理の流れは、ドライバが実装する mmap メソッドを経由して、最終的には mm/memory.c にあるページ・テーブルを書き換えるための三つ組みの関数、
remap_page_range()

remap_pmd_range()

remap_pte_range()

に至ります。最後の remap_pte_range がページ・テーブル（論理）のエントリを操作します。そこで、以下に示す通り、この関数が set_pte を使ってエントリを操作する度に、send_fpage　を呼び出すように変更を加えます。

#ifdef LINUX_ON_L4

static inline void remap_pte_range(pte_t * pte, unsigned long address, unsigned long size,


unsigned long phys_addr, pgprot_t prot, unsigned long vir_addr)

{

#else

static inline void remap_pte_range(pte_t * pte, unsigned long address, unsigned long size,


unsigned long phys_addr, pgprot_t prot)

{

#endif


unsigned long end;


address &= ~PMD_MASK;


end = address + size;


if (end > PMD_SIZE)



end = PMD_SIZE;


do {



unsigned long mapnr;



pte_t oldpage = *pte;



pte_clear(pte);



mapnr = MAP_NR(__va(phys_addr));

#ifdef LINUX_ON_L4



if (mapnr >= max_mapnr || PageReserved(mem_map+mapnr))



  {



    set_pte(pte, mk_pte_phys(phys_addr, prot));



    send_fpage(pte, vir_addr);



  }



vir_addr += PAGE_SIZE;

#else



if (mapnr >= max_mapnr || PageReserved(mem_map+mapnr))

 


set_pte(pte, mk_pte_phys(phys_addr, prot));

#endif



forget_pte(oldpage);



address += PAGE_SIZE;



phys_addr += PAGE_SIZE;



pte++;


} while (address < end);

}

static inline int remap_pmd_range(pmd_t * pmd, unsigned long address, unsigned long size,


unsigned long phys_addr, pgprot_t prot)

{


unsigned long end;

#ifdef LINUX_ON_L4


unsigned long vir_addr = address;

#endif


address &= ~PGDIR_MASK;


end = address + size;


if (end > PGDIR_SIZE)



end = PGDIR_SIZE;


phys_addr -= address;


do {



pte_t * pte = pte_alloc(pmd, address);



if (!pte)




return -ENOMEM;

#ifdef LINUX_ON_L4

remap_pte_range(pte, address, end - address, address + phys_addr, 
prot, vir_addr);



vir_addr = (vir_addr + PMD_SIZE) & PMD_MASK;

#else

remap_pte_range(pte, address, end - address, address + phys_addr, prot);

#endif



address = (address + PMD_SIZE) & PMD_MASK;



pmd++;


} while (address < end);


return 0;

}

int remap_page_range(unsigned long from, unsigned long phys_addr, unsigned long size,　pgprot_t prot)

{


int error = 0;


pgd_t * dir;


unsigned long beg = from;


unsigned long end = from + size;


phys_addr -= from;


dir = pgd_offset(current->mm, from);


flush_cache_range(current->mm, beg, end);


while (from < end) {



pmd_t *pmd = pmd_alloc(dir, from);



error = -ENOMEM;



if (!pmd)




break;

error = remap_pmd_range(pmd, from, end - from, phys_addr + from, prot);



if (error)




break;



from = (from + PGDIR_SIZE) & PGDIR_MASK;



dir++;


}


flush_tlb_range(current->mm, beg, end);


return error;

}

ファイル内で参照される static関数については関数の型（引数）に変更がありますが、グローバルな関数であるremap_page_rangeについては何も変更はないので問題はありません。これらの変更を加えた mmap システム・コールについてUniverseドライバの動作確認を行った結果、正しく VME バスにアクセスすることを確かめることができました。また、副産物として X サーバも正常に動作するようになりました。

B.4　Universe ドライバに加える変更

　Universe ドライバと L4-Linux の間の不整合は、基本的に L4-Linux のメモリ管理機構を変更することで対応しています。したがって、Universe ドライバ自体に大きな変更は必要ありません。一点、0x80000000以上の物理アドレス空間を使用するように、コード中にハード・コーディングされたパラメータを変更（２箇所）する変更のみが必要となります（B.3 を参照）。
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